ANALISE SINTATICA RRP SLR(0,1)

Ludmila Canfield Pereira

TESE SUBMETIDA A0 CORPO DOCENTE DA COORDENAGCAO DOS PROGRAMAS DE
POS-GRADUAGCAO DE ENGENHARIA DA UNIVERSIDADE FEDERAL DO RIO DE
JANEIRO COMO PARTE DOS REQUISITOS NECESSARIOS PARA A OBTENCAO
DO GRAU DE MESTRE EM CIENCIAS (M.Sc.)

Aprovada por:

I

Prof.\Estevam De Simone
(Presidente)

Mot e o]

Prof))dosé L.M. Rangel Netto

e

Prof. Michael Stanton

RIO DE JANEIRO, RJ - BRASIL
MAIO DE 1982



PEREIRA, LUDMILA CANFIELD

Analise Sintatica RRP SLR(®,1) (Rio de Janeiro)
1982,

VII,95p. 29,7c (COPPE-UFRJ, M.Sc.,
Engenharia de Sistemas e Computacao, 1982)

Tese - Univ. Fed. Rio de Janeiro, Fac. de
Engenharia.

1.Andlise sintatica ascendente de gramaticas RRP

I.COPPE/UFRJ II.Titulo(serie)



i

Aos meus pais



111

AGRADECIMENTOS

Ao Professor Estevam De Simone, pela orientagao e

estimulo, que permitiu o desenvolvimento desse trabalho.

A Miguel Argollo Junior e Sergio Schneider, pela

colaboracao e incentivos prestados durante esse trabalho.

Ao CNPg e a CAPES pela ajuda financeira, sem a

qual seria impossivel a realizagao deste trabalho.

Ao Evaristo e Rielvo pelos desenhos.

A Suely pela datilografia.

Aos meus amigos, colegas, professores e funciona-

rios da COPPE que direta ou indiretamente contribuiram para a

execucao deste trabalho.



iv

RESUMO

Gramaticas livres de contexto com lados direitos re
gulares (RRP) tem sido repetidamente apresentadas como a descri
cao clara, concisa e natural da sintaxe das linguagens de pro-
gramacao. Entretanto, seus analisadores ascendentes deixam a
desejar quanto a simplicidade e eficiencia. Nesta tese determi
namos condigoes suficientes para que uma gramatica pertenca a
classe RRP SLR(@,1). Definimos, ainda, seu analisador sintati-
co, simples e eficiente,e propomos seu gerador com maquina de
LERPARAFRENTE usual e maquina de LERPARATRAS que ocupa apenas

um bit de espaco em cada ponto da tabela.



ABSTRACT

Context-free regular right part (RRP) grammars has
been repeatedly arqued as more clear, concise and "natural" way
of describing the syntax of programming languages than BNF
notation. Their bottom-up parses, however, are not so simple
and efficient. We stablish sufficient conditions to decide if
a grammar belongs to RRP SLR(@,1) class and introduce a new
parser for them., Parser's READAHEAD machine is the usual one

and it's READBACK machine is just a boolean function.
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1. INTRODUCAO

Trataremos neste trabalho de uma classe especial de
gramaticas livres de contexto - denominadas GRAMATICAS COM LA-
DOS DIREITOS REGULARES, ou abreviadamente RRP (Regular Right
Part) |Lalonde,75| - caracteristicas por apresentarem conjun-
tos regulares como lados direitos das regras sintaticas (ou pro
ducoes). Ja que expressoes regulares e automatos finitos sao
descricoes finitas convenientes de conjuntos regulares, serdo

admitidos para a representacao de gramaticas RRP.

Para efeito de distincao, quando se fizer necessa-
rio, chamaremos uma gramatica livre de contexto definida se-
gundo a formulagao tradicional de |Chomsky,56/59| de gramatica

BNF (Backus - Naur Form).

Nos concentraremos no estudo de gramaticas livres
de contexto tanto BNF como RRP (esta definida mais adiante) e

omitiremos a mencao "livre de contexto".

1.1. MOTIVAGAO
Uma gramatica serve simultaneamente como:

(1) uma descricao formal da estrutura sintatica de uma lin

guagem para fins de programagao e

(2) uma especificacao formal de um analisador sintatico,
sendo, por exemplo, entrada de um gerador que o cons-

trua algoritmicamente.

E importante termos uma forma de descricao sintati-

ca simples, isto e, compacta e clara, e que satisfaca eficien-



temente ambos os requisitos. Propomos a utilizagao mais fre-
quente de uma forma de descrigao sintatica mais simples que a

utilizada nas gramaticas BNF : as gramaticas RRP,

Para comparacao, considere a seguinte linguagem e-

xemplo descrita atraves de gramaticas BNF e RRP.

a. BNF :
B - begin LD; LST end
LD - LD; d
LD » d
LST - LST; s
LST - S

b. BBE :

B -~ begin (d;)+ s(;s)* end

Parece-nos claro que a coneisdo da gramatica RRP facilita a - compreen
sao. De fato, quem tenta apreender a estrutura sintatica de
uma linguagem, atraves de uma gramatica BNF, precisa decifrar
o significado de subconjuntos de regras relacionadas, de certa
forma "reconstruindo" mentalmente as expressoes regulares sub-

jacentes.

A notacao BNF & desnecessariamente complicada, embo
ra talvez elegante, para descrever simples repeticoes. Podemos
demonstrar isto de forma mais clara, considerando o exemplo de

regras equivalentes abaixo:

a. RRP :

LISTA-DE-PARAMETROS ~ EXPRESSAO( ,EXPRESSAO)*



b. BN

LISTA-DE-PARAMETROS -+ EXPRESSAQ
LISTA-DE-PARAMETROS - LISTA-DE-PARAMETROS, EXPRESSAO

Intuitivamente, percebemos que uma lista de parame-
tros nada tem de implicitamente recursivo. Infelizmente, se
estamos restritos a gramaticas BNF, somos forcados a usar uma
descricao recursiva. Com isso, ao tentarmos compreendek a es-
trutura sintatica de uma linguagem, teremos que distinguir en-
tre a recursao que € uma propriedade inerente a linguagem e a

recursao introduzida pelo mecanismo de descrigao inadequado.

Este esforco adicional &€ indesejavel e desnecessa-
rio, e alegamos que a estrutura sintatica pode ser descrita de

uma forma mais adequada através de gramaticas RRP.

1.2. HISTORICO

0 uso de expressoes regulares em descrigoes sintati
cas e bastante antigo. Em particular, analisadores lexicos
sao geralmente assim especificados: |DeRemer,74|, |Gries,71]| ,
|Aho & Ullman,72|. A tipica definicao de identificador, espe-

cificada abaixo, € um classico exemplo:
IDENTIFICADOR ~ LETRA(LETRAIDIGITO)*

A maioria das definigOes de sintaxe em manuais de usuarios tam
bem as tem utilizado: COBOL|IBM,73|, PL/I|IBM,72|,WFL|BURROUGHS,
74|, PASCAL|WIRTH,75]. A popularidade desta notagao corres-

ponde a sua clareza e facilidade de uso.



Desde 1970 vem sendo feitas propostas teoricas vi-
sando um gerador de analisadores sintaticos ascendentes para
as gramaticas RRP. 0 uso de gramaticas RRP para a construgao
de analisadores sintaticos ascendentes, evitando,inclusive, a
duplicidade de descrigoes para o usuario e o compilador, admi
te dois caminhos possiveis. |DeRemer,70| esbogou o processo
direto de geracao do analisador sintatico a partir da grama-
tica RRP. Descreveu também |DeRemer,71/75| um gerador que
transforma os lados direitos das regras em automatos finitos
deterministicos, reconstituindo entao uma gramatica BNF, sub-
metida aos métodos de geracdao usuais. |LaLonde,77| formalizou
a teoria necessaria ao processo de geracao diretamente a par-
tir da gramatica RRP, mas nao indicou o processo de geragao.
Em |LaLonde,75| foram fornecidos algoritmos para esse  fim,

mas sua implementacao € impraticavel.

A partir do processo generalizado proposto por
|LaLlonde,75| e das sugestoes de |DeRemer,70|, basicamente, de
finimos uma classe de gramaticas que denominamos gramaticas
RRP SLR(@,1) e idealizamos seu gerador de analisadores sinta-
ticos. A extensao deste trabalho para gramaticas RRP LR(@,K)

e derivadas e trivial.

1.3. CONTEUDO DA TESE

Descrevemos (a) a definicao das gramaticas Tlivres
de contexto RRP e (b) uma tecnica para construir analisadores

sintaticos ascendentes ("BOTTOM-UP") para gramaticas RRP SLR
(¢,1).



Veremos, tambem, que o metodo proposto de geragao
de analisadores sintaticos aceita gramaticas das seguintes
classes, contidas na classe RRP SLR(@#,1): gramaticas RRP LR

(0,0), gramaticas BNF SLR(1) e gramaticas BNF LR(@).

Em particular, nos dois ultimos casos, produz saida
equivalente a do gerador usual dessas classes de gramaticas
BNF. Podemos dizer, com propriedade, que o gerador proposto

contem os geradores BNF correspondentes.

0 gerador abrange uma vasta classe de gramaticas,
perfeitamente adequada para a descricao das linguagens de pro-
gramagao usuais. As tabelas de controle do analisador sintati
co sao da mesma ordem de grandeza - normalmente menores - que
as das gramaticas BNF equivalentes. E o analisador sintatico
tem complexidade de tempo identica a de gramaticas BNF Tlivres

de contexto.

1.4, ORGANIZACAO DA TESE

No capitulo 2, introduzimos a notagao empregada e a
fundamentacdao tedrica necessaria. Revemos as nocoes de expres
soes regulares, automatos finitos, e analisadores sintaticos

BNF LR(1) e BNF SLR(1).

No capitulo 3, definimos as gramaticas RRP abordan-
do seu conceito estendido de derivagao, seus possiveis forma-
tos de representacao, e a representacao por automatos finitos
dos conjuntos regulares lados direitos de suas regras. Intro-

duzimos também o problema da analise sintatica ascendente em



gramaticas RRP e um pequeno historico de solugOes apresentadas
anteriormente. E apresentamos o analisador sintatico RRP SLR
(#,1), juntamente com os algoritmos de construcao de suas tabe
las e a explicacdo e demonstracao do método utilizado. Final-
mente, apresentamos conclusoes acerca do gerador proposto, dis

cutindo suas vantagens em relacao aos similares atuais.



2. FUNDAMENTACAO TEORICA

Este capitulo introduz definigoes basicas de Tingua
gens formais, bem como a notacao utilizada. Inclui as nogoes
necessarias de teoria de conjuntos, automatos finitos, expres-
soes regulares, gramaticas BNF livres de contexto e gramaticas

BNF LR(1) e BNF SLR(1).

2.1. CONCEITOS FUNDAMENTAIS

A referencia para as nocoes basicas e notacao de
teoria de conjuntos e teoria de linguagens & o capitulo O de
|Aho & Ullman,72|. Destacaremos apenas os conceitos e nota-

coes necessarios a nossa apresentacao.

2.1.1. Definicoes Basicas e Notacao

(a) Um alfabeto € um conjunto de caracteres quaisquer. Se

ra denotado pela letra grega maiuscula =

(b) Uma sequéncia de caracteres , ou simplesmente sequen-

cia , &€ um conjunto de zero ou mais simbolos dispostos
lado a lado. Geralmente as sequencias sao “formadas
por caracteres de um alfabeto especificado. A sequen-
cia formada de zero simbolos €& denominada sequencia
vazia e e denotada "e" . Uma sequencia generica se-

ra denotada por letras minusculas finais (t,...,z).



(c) Destacando algumas operacbes sobre sequencias, temos:

1.

Se x e y sao sequencias, entao Xy € uma Se-

quencia denominada concatenacao de x e y .

~ . R
0 reverso de uma sequencia x , denotada por X,

a sequencia x escrita na ordem inversa.

(92

0 comprimento de uma sequencia Xx , denotado por

|x], @ o numero de caracteres que compoem x . Is-

to €, Se X = @ay.,..., a_ , Onde a. €& um carac-
1 n i

-

ter, o comprimento de x e n

(d) Vocabulario e um conjunto de palavras (terminais), on

de cada palavra € uma sequencia de caracteres.

(e) Usaremos a seguinte notacao para operacdes sobre con-

juntos de sequencias:

1.

Se A e B s3ao conjuntos de sequencias entao

AUB e definido como:
AUB = {x | xe A ou x & B},

Se A e B s3ao conjuntos de sequencias entao AB

g definido como:

AB

{xy | xe A e ye B}.

. ~ ~ + ..
um conjunto de sequencias entao A , indi

M1

Se A
cando o fechamento transitivo de A , & definido co

mo :

AT = AU AA U AAA ...



4, Se A e um conjunto de sequencias entao A* , indi
cando o fechamento transitivo e reflexivo de A , e

definido como:
A* = {e}U A U AA U AAA...

(f) Uma gramatica livre de contexto BNF & definida como

uma quadrupla da forma G = (N,z,P,S) onde:

(1) N € um conjunto finito de categorias ‘sintaticas

(os nao-terminais de G);

(2) £ e um conjunto finito de palavras (os terminais

de G), sendo que N e I sao conjuntos disjuntos;

(3) P e um conjunto finito de producodes (regras de
formacao de sentencas), onde cada regra € definida
como um par de sequencias denotado o -+ B , onde
o € uma sequencia que contem pelo menos uma cate-

goria sintatica;

(4) S € N € o simbolo inicial da gramatica.

Exemplo: G = ({A,S}, {0,1}, P, S),
P = {S » 0Al
A -~ 00AI
A-~> e }

(g) Convencgoes:

1. As categorias serao representadas pela Tetras maius

culas do infcio do alfabeto: N = {A, B, ... S}.
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2. As palavras serdo representadas pelas letras minus-

culas do inicio do alfabeto: £ = {a,b,...,s}.

3. As sequéncias de palavras e/ou categorias da grama-
tica serao representadas por letras gregas minuscu-

las: (N U z2)* = {a, Byue.s T}

4. As sequencias de palavras serao representadas pelas

letras minusculas do fim do alfabeto: £* = {t,u,..,z}.

Considerando uma regra generica A -+ o , dizemos que A

e o lado esquerdo e o & o lado direito da regra.

Uma formasentencial de uma gramatica G & uma sequen

cia de palavras ou categorias.
Uma sentenca em G & uma sequéencia de palavras.

A linguagem gerada por uma gramatica G , denotada

por L(G) , € o conjunto de sentengas geradas por G.

Seja G = (N,z,P,S) wuma gramatica livre de contexto
BNF.

(1) Definimos a relagao =>0 (1ida "deriva diretamen-

te") sobre (N U z)* como segue:

Se oAy @€ uma sequencia em (NU I)* e A > &

€ uma regra em P , entao oAy =>o  ady

(2) Dizemos que A » § & uma regra usada na derivagao

direta de & a partir de A .
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(3) Se Oy =rg % Fra ... S>eo s N> 1, dize-
o *
mos que o, deriva o (u] =>0 an) . Em outras

palavras, o, deriva o em "zero ou mais pas-

sos" . Portanto,
(a) a =>, o para qualquer sequencia o , e

*
(b) Se =>. B e 8 =>6 Y s entao « =>0 Y

(4) Se Ay T ¥y TP ... o0, 00> 1 , dizemos que

o deriva o_ em "um ou mais passos".

(5) Se oy =>p 0y =>4 ... =>e o, » € a cada passo des

ta derivacao somente a categoria mais a esquerda &

substituida, dizemos que esta & uma derivacao es-

querda ("LEFTMOST"). Analogamente, uma derivagao
em que a categoria mais a direita & substituida a

cada passo, & dita ser uma derivacdodireita ("RIGHT

MOST"). A notacao empregada € e ¢ 7m’g P

ra derivacoes direita e esquerda, respectivamente.

(6) Notacao: omitiremos "G" na relacao =>0 € nas

o 1 =5 % _+ - = -
relagoes derivadas => G =76 TR7g 0 Fmvg cPor

questao de simplicidade, sempre que G for conheci

da no contexto em questao.

(7) Se A =»> g , dizemos que B reduz para A . Uma
regra usada para derivar diretamente B8 a partir
de A e tambem uma regra usada na reducao de B

para A .
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(8) Se A = oy T ay => ... => a0 =8, dizemos que
Cpseves Gps O € uma sequencia de reducao de
B para A .,

(9) Maiores detalhes sobre as definigoes acima podem
ser encontrados no capitulo 2 de |Aho & Ullman,72|

e no capitulo 4 de |Aho & Ullman,77].

2.1.2. CONJUNTOS REGULARES E EXPRESSOES REGULARES

A referencia para esta secao € o capitulo 2 de

|Aho & Ullman,72].

DEFINICAO. Seja = wum alfabeto finito. Definimos um conjun-

to regular em : , recursivamente, da seguinte maneira:

(12}

um conjunto regular em I ;

(1) @

(2) {€} e um conjunto regular em 1% ;
(3) {a} & um conjunto regular em = , para todo ae I ;
(4) Se P e Q sao conjuntos regulares em % , entao:
(a) PUQ
(b) PQ
(c) P*

tambem o sao;

(5) Nada mais €& um conjunto regular.

Portanto, um subconjunto de =:t* @& regular se e so-
mente se for ¢, {e}, ou {a}, para a1 , ou se puder ser ob-
tido a partir da aplicagao de um numero finito de operagoes de

uniao, concatenagcao e fechamento, sobre estes conjuntos.
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Um metodo sucinto para denotar conjuntos regulares

sobre um alfabeto finito x sao as expressoes regulares (ER).

DEFINICAO, Expressoes regulares sobre = , e os conjuntos re

gulares que elas denotam (sequencias sobre o alfabeto ), sao

definidos recursivamente como segue:

e uma ER que denota o conjunto regular ¢ ;

—
p—

~——
o
[(]

—

~N

~—
m
[(]

e uma ER que denota o conjunto regular {€};
(3) aezx & uma ER que denota o conjunto regular {a};

(4) Se p e q sao ER que denotam os conjuntos regulares P
e Q , respectivamente, entao:
(a) (plg) @& uma ER que denota PUQ;
(b) (pq) € uma ER que denota PQ;

(c) (p)* & uma ER que denota P¥*;
(5) Nada mais € uma expressao regular.

Os parenteses redundantes podem ser removidos obede
cendo 3 seguinte ordem de precedencia dos operadores: fechamen
to, concatenagao e alternagao.

EXEMPLOS: = = {0,1,a,b}

1 01 , denota {01}

(1)

(2) 0* , denota {0}*

(3) (0]1)* , denota {0,1}*

(4) (0]1)* 011 , denota o conjunto de todas as sequencias for

madas por O e 1, terminadas por 011
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(5) (alb) (a|b|0]1)* , denota o conjunto de todas as  sequen-

cias em {0,1,a,b}* que comecem com a ou b

(6) ((00]11)*(01|10)(00[11)*(01]10)(00f11)*)*, denota o conjun
to de todas as sequencias de 0 e 1 que contem um nume ro

par de zeros e de ‘'1'(s).

Para cada conjunto regular teremos pelo menos uma
expressao regular que o denota. Para cada expressao regular
podemos construir o conjunto regular denotado. Infelizmente,
para cada conjunto regular ha uma infinidade de expressoes re-
gulares que o denotam. Duas expressoes regulares sao equiva-

lentes se denotam o mesmo conjunto.

As expressoes regulares tem propriedades algébricas
basicas, citadas a seguir. Sejam p, q e r , expressoes re-

gulares. Entao:

(1) »pla = qlp

(2) d*x = €

(3) pl(alr) = (pla)|r
(4) p(ar) = (pq)r

(5) p(alr) = (pq)|(pr)
6) (plq)r = (pr)i(ar)

)

7) pe = €ep =p
) %p =p o =20
)

~~ Ca
— _—
N —
~— ~
© =]
L] o
n 1
=) o
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A partir daqui nao faremos mais distingao entre uma
expressao regular e o conjunto denotado. Por exemplo, o sTmbg
lo a representara tanto o conjunto {a} como a expressao regu-

lar a

Aceitaremos as seguintes abreviaturas nas expres-

soes regulares, com mesma precedencia que o fechamento:

—
o3
~—
o

H

ple

—_
o
~—
=]
1}
o
o
*

2.2. AUTOMATOS FINITOS

Esta secdao fornece uma fundamentagao teorica impor-
tante para a compreensdo da tese. Introduzimos as definigoes
de automatos finitos deterministicos e n3ao deterministicos. As
referencias para esta secao sao |Aho & Ullman,72| e |Hopcroft

& Ullman,79].

2.2.1. AUTOMATO FINITO

Além de gramaticas e expressoes regulares, um outro
método através do qual podemos especificar de forma finita os

conjuntos regulares & o reconhecedor.

0 reconhecedor mais simples & denominado de automa-

to finito (AF) e reconhece conjuntos regulares.

Um AF consiste de um conjunto finito de estados e

um conjunto de transigOes entre os estados que ocorrem de acor-
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do com os simbolos de entrada de um alfabeto = . Ao contra-
rio das expressoes regulares que permitem a geracao das sequéﬂ
cias de um conjunto regular, o automato finito permite determi

nar se uma dada sequencia em £* pertence a0 conjunto regular.

DEFINICAO. Um automato finito deterministico (AFD) M sobre

um alfabeto - e um sistema (K,z,s,qO,F), onde:

—_
—

~—
~
(1]

e um conjunto finito nao vazio de estados;

—
~No

~—
™
[¢2)

e um alfabeto finito de entrada;

—
w

~——
O
[¢]

e um mapeamento parcial (K x ) > K chamado fungdo de
transicao ;

(4) q,€ K & o estado inicial ;

(5) FES K e o conjunto de estados finais, isto &, os estados

que indicam aceitacao da sequencia de entrada.

Para determinar o comportamento futuro de um AFD
necessitamos saber apenas:
(1) seu estado corrente, que "resume" a informagao concernente
aos simbolos de entrada anteriores, e
(2) a sequencia de simbolos de entrada a partir do simbolo cor

rente.

Essas informacdes fornecem uma descricao instantanea do AFD,

que chamaremos de configuragao.

DEFINICAQ. Se M = (K,z,s,qo,F) e um AFD, entao um par
(g,w) € (K'x £*) & uma configuracao de M . Uma configuracao
da forma (qo,w) e chamada de inicial , e uma da forma (q,¢)

onde q € F , e chamada de final.

Inicialmente, o AFD esta no estado q, e verifica
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qual o simbolo mais a esquerda da sequencia de entrada. A in-
terpretacao de §(g,a) =p , para (g, peE k) e (aEsz), €
que estando M no estado ¢ e encontrando o simbolo de entra
da a , muda seu estado para p e passa a analisar o proximo

simbolo de entrada.

0 mapeamento § foi definido (k x z) - k . Pode-
mos estender seu dominio para k x £* considerando que
s{(q,ax) = 8(8(g,a),x) , para cada x €* e a3z . Portan-
to, a interpretacao de 6&(q,x) = p € que M, iniciando no
estado q e tendo a sequencia x na entrada, estara no esta-

do p quando a sequencia x tiver sido lida.

Considerando que um movimento de M € representado

por uma relagao binaria '[-" entre as configuragdes, dizemos
que Co [} Ck , k> 1, se e somente se existirem configura-
¢des Cy,...,C, 7 tal que C, - Ci,q » para todo 0 < i < k.
c [ ¢' significa que C J} C' para algum k > 1, e
*
C |- C¢' significa que C Lk C' para algum k > 0.
Dizemos que uma sentenca X € aceita por M se

G(qo,x) =p , para p e F. A linquagem definida por M (L(M))

€ o conjunto de sequencias aceitas por M , isto e,

{weEz* ' (qO,W) l;k (qae)s q € Fl.

Frequentemente & conveniente usarmos uma represen-

tacdao grafica do A.F.D.

DEFINICKO. Seja M = (K,z,5,q,,F) um AFD.

0 grafo de transicao , ou diagrama de estados , para M & um

digrafo nao ordenado, onde seus nos sao rotulados com os nomes

dos estados e as arestas (p,q) sao rotuladas com a , (a € z),
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se &(psa) = q . O estado inicial e marcado atraves de uma se
ta com o rotulo INICIO e os estados finais sao indicados  por

um circulo duplo.

EXEMPLO. As especificacoes de um AFD sao as seguintes. M = (K,
z,s,qo,F), onde:
= {0,1}

K = {qo,q1 9Q23q3}

F = {q,}
8(q,,0) = a, §(q,.1) = a4
§(qy.0) = qq 8(q4,1) = g
§(q950) = q, §(q,,1) = ag
§(q5,0) = q 6(q5,1) = q,

0 diagrama de estados deste AFD e:

INICIO

Um AFD pode ter estados equivalentes, sendo portan-

to um AFD dito ndao minimo. Se unirmos os estados equivalen-

tes de um AFD e eliminarmos seus estados inacessiveis, tere-

mos um AFD minimo , isto &, com o menor numero de estados pos-
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sjvel reconhecendo o mesmo conjunto regu]ar. Para todo con-
junto regu]ar ha um Unico AFD minimo que reconhece o conjunto
(Teorema de Myhill-Nerode, capitulo 3 de |Hopcroft & Uliman,
791).

Informalmente, dizemos que dois estados de um AFD

sao equivalentes se o mesmo conjunto de sequencias leva de ca-

da um destes estados a estados finais.

Dizemos que um estado q € k € inacessivel se nao

existe x tal que:
*
(qosx) [' (Qs€)~

0s estados equivalentes sao determinados atraves do
particionamento do conjunto de estados acessiveis em classes
de equivalencia tais que, cada classe contém estados indistin-
guiveis e &€ a maior possivel. Escolhemos entao um estado re-

presentativo de cada classe de equivalencia para o AFD minimo.

DEFINICAO. Seja M = (K,Z,d,qo,F) um AFD, e sejam q; e g,
estados distintos. Dizemos que x € r* distingue 94 de g,
se  (9y5X) lj (g3>¢) » (d55x) N (ag.€) » e apenas um entre
q3 € Qg e um estado final. Dizemos que 9, € 4, sao  k-in-
distinguiveis, q7 K q, 5 se e somente se nao existir x , com

|x] < k , que distinga q; de q, . Dizemos que dois estados

qy € 4, sao equivalentes , 9, = 4, » se e somente se eles

forem k-indistinguiveis para todo k > 0.

Dizemos que M & minimo se k nao tiver estados

inacessiveis ou equivalentes.

0 algoritmo de minimizacao de um AFD proposto por
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|[Aho & Ullman,72| @ a seguinte sequencia de passos:

(1) Elimine os estados inacessiveis do AFD;

no
11—

(2) Construa as relagbes (classes) de equivalencia ST aeees
segundo o seguinte metodo:

(a) Considere q; € g, € K 3

(b) 9y = g, Se e somente se q, e q, €F ou

q2¢F;

(4]

97

HIx
~

1
—_

I

(c) 9 q, se e somente se g, q, € para todo

=~
1
—_—

a €1, §(qq,a)

=~

=
—_—

O

—

nix= O
N
-

[a3]

~—

Continue até que

|

(3) Construa o AFD M' = (K‘,E,a',qé,F'), onde:
(a) K' & o conjunto de classes de equivalencia sob = (is-
to e, 5). Seja [p] a classe de equivalencia do esta-

do p sob = ;

(d) F' = {[q] | q €F}.

EXEMPLO. Considere o AFD M nao minimo especificado abaixo:

INiClO
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"=

As classes de equivalencia para s, k >0 , sao as seguintes:

Para = {A,F} , {B,C,D,E};

Para * : [A,F} , {B,E} , {C,D};

para ¢ : {A,F} , {B,E} , {C,D}.

Ja que ¢ . 1 , temos que = = 1 0 AFD minimo M' & ({[A],

[B], [C]},{a,b}, &', A, [A]), onde &' & definido como:

a b
(3] | (8] | 8]
(8] | [8] | [c]
1| (e | (al

Observe que escolhemos [A] para representar a classe de equi-
valencia {A,F} , [B] para representar {B,E} , e [C] para

representar {C,D}.

DEFINICAO. Um automato finito € dito nao-deterministico (AFND)

se M = (K,1,8,q,,F) e & : (Kxz)*~ P (k)

onde 5)(k) € o conjunto dos subconjuntos de k.

Um AFD pode ser considerado um caso particular do
AFND. Qualquer conjunto aceito por um AFND também podera ser

aceito por um AFD.

A diferenca importante entre o caso deterministico
e o nio-deterministico é que &(gq,a) € um (possivelmente va-
zio) conjunto de estados, ao inves de um unico estado. A in-
terpretacao de §(q,a) = {p],pz,...,pk} € que M , no estado

q , tendo "a" como simbolo de entrada, escolhe os estados



22

PysPps--->P, Para serem simultaneamente seus proximos estados

e 1le o proximo simbolo de entrada.

EXEMPLO. Um AFND que aceita o conjunto de todas as sentencas
com dois zeros consecutivos ou com dois "1" consecutivos tem

a sequinte especificacao:

M = ({qo’q]’qZ’q39q4}9 {031}9 69 qoa {q29q4})

onde:
§(q,,0) = {q,,q5} §(ay,1) = {q,,q¢}
6(q],0) = 0 G(Cl],]) = {qZ}
8(a,,0) = {q,} 8(a,,1) = {q,}
6(q390) = {C|4} 6(q3s]) = ¢
6(Q4’0) = {Q4} 5(Q4’]) = {C|4}
Seu diagrama de estados e o seguinte:

0,1 0,1

INiCIO

0 AFND fara diversas opc¢oes durante a leitura da sequencia de
entrada. Portanto, suponha que a entrada e 010110. Depois de

ler o primeiro zero, M fica nos estados q, € a3 . A se-
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guir,tendo 1 na entrada, M nao pode ir para nenhum estado a
partir de Gz » mas a partir de 9 pode ir para 9, € d

Similarmente, quando o quinto simbolo ("1") for lido, M pode
ir de qy para q, e de 4, Ppara 9, € 4p - Portanto, M
esta nos estados 9,097 © 9y - Ja que ha uma sequencia de esta
dos que leva ao estado final CPY 01011 & aceito. Da mesma for
ma, depois da leitura do Ultimo simbolo, M estad nos estados

9,29 € 43 . Portanto, 010110 e tambem aceito.

Para todo AFND podemos construir um AFD equivalen-
te, isto €, que aceite a mesma linguagem. O metodo de constru-

¢ao estd inserido no seguinte teorema de|Hopcroft & Ullman,’?|.

Teorema. Seja L um conjunto aceito por um AFND. Entao exis-

te um AFD que aceita L

Demonstracao. Seja M = (K,z,é,qo,F) um AFND que aceita L

Defina um AFD, M' = (K‘,z,a',qé,F') como segue. O0s estados de
M' sao todos os subconjuntos do conjunto de estados de M . Is
to &, K' =8(k). Cada estado do AFD corresponde ao  conjunto
de estados em que o AFND poderia estar ap0s ler a mesma sequen-
cia de entrada lida pelo AFD. F' € o conjunto de todos os es-
tados em K' que contem um estado final de M . Um elemento
de K' sera denotado por [q1,q2,...,qi}, onde CPRL PN

pertencem a K . Observe que [q1’q2""’qu € um Unico estado

do AFD e corresponde a um conjunto de estados do AFND. Note que
ay = [a,].

Definimos 6'([q],q2,...,qi],a) = [p],pz,...,pj] se
e somente se 6({q1,q2,...,q1},a) = {p],pz,...,pj} . Isto e,

§' aplicado a um elemento [ql’qZ""’qi] de K' e calculado
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aplicando-se & a cada estado de K representado por iq],qz,
.,qi]. Aplicando-se & a cada um dos estados q;,dp,....q;

e fazendo a uniao, obtemos um novo conjunto de estados P1sPos
.,p. . Este novo conjunto de estados tem um representante,

J
[p],pz,...,pj] em K' , e este elemento & o valor de 6'([q],q2,

.»9:],3).
E facil demonstrar por indugao sobre o comprimento
da sequencia de entrada x que 8'(q),x) = [q],qz,...,qi] se

e somente se s(qo,x) = {q],qz,...,qi}.

Base. 0 resultado € trivial para [x| =0 , ja que gq, = [qo]

e X precisa ser ¢

Inducao. Suponha que a hipotese & verdadeira para sequéncia de
entrada de comprimento menor ou igual a m . Seja xa uma se-

quencia de comprimento m+1 , com a €3z . Entao 6'(q8,xa) =

N

J
se e somente se G(qo,x) = {p1,p2,...,pj}. Mas,pela definigao

8'(8'(qy,x),a).Pela hipotese indutiva, 6'(q6,x) = [p],pz,...,p

de &' ,

§'([pysPps-v.sp.]sa) [risrpse..sry ]

J

se e somente se

6({p],p2,...,pj},a) = {r],rz,...,rk},

Portanto, &'(q/,xa) = [r],rz,...,rk] se e somente se §(q,,x3)=

Arysrose.a,r, o, 0 que da fundamento 3 hipotese indutiva.

Finalizando, 6'(q6,x) pertence a F' quando
G(qo,x) contem um estado de K que pertence a F . Portanto,

L(M) = L(M").
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EXEMPLO., Seja M = ({qo,q]},’{0,1}, 8, 4,» {q]}) um AFND,onde:

§(q.,0)

0 [CPETED: §(g,s1)

o {q1}

G(q],o) = ¢ 6(q]’]) = {qosq]}

Podemos contruir um AFD, M' = (K,{0,1}, &', [qo], F), que acei-
te o mesmo conjunto de sentencas aceitas por M , da seguinte
forma:

K consiste de todos os subconjuntos de {qo,q]}.

Denotamos os elementos de K por [qo] , [q]] , [qo,q]], e 0.

J3 que 6(q,,0) = {a,.q9¢}, 8'([a,],0) = [q,.q;]. Da mesma forma,
s'(la,].1) = [ay]

§'([qq],0) = o

8'([aq].1) = [a,.9q]-

Naturalmente, &'(9,0) = §(¢,1) = o.

Finalmente, §'([q ,q;], 0) = [a,.a7], Ja que §({q,,qq},0)

G(qO,O) U é(q],O) = {qo,q]} U ¢ = {qo,q]}; e 6'([q0,q]],1)
[4,097]» 33 que 8({q ,a;3,1) = 8(q,,1) U 8(qy,1) = {qq} U
{qo’q]} ='{qo’q]}'

0 conjunto F de estados finais & {[q]],[qo,q]]}.

Na pratica, ja que muitos estados do AFND nao  sao
acessiveis a partir de [qo], iniciamos a construgao do AFD equi
valente com este estado, e so incluimos estados no AFD se eles

forem o resultado de uma transicao de um estado ja incluido.

Assumindo que sempre existe um critério externo pe-
1o qual podemos selecionar um unico estado inicial entre os e-

xistentes, definiremos abaixo |LaLonde,75| um AF com multiplas
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entradas, que € o tipo que sera utilizado na tese.

DEFINICAO. Um AFND com multiplas entradas € uma 5-tupla M =
(K,z,8,I,F) onde:

(i

(a) K
(b) =

um conjunto finito de estados;

M1\

um conjunto finito de simbolos;
(¢c) & , a funcao de transigao, € um mapeamento (K x £ » K*);
(d)y I & K & o conjunto de estados iniciais;

(e) F

N

K € o conjunto de estados finais.

A partir desta definigao, introduziremos alguns con

ceitos e adaptaremos outros ja vistos.

Se M contem apenas um estado inicial, entao 0

AFND sera dito de "unica entrada". Se & mapeia (K x £ » K),

isto e, se cada conjunto no contradominio ‘da funcao de transi-

¢do contém exatamente um membro, M sera dito deterministico.

Dizemos que um AFND € trivial se ele reconhece 0

conjunto vazio.

0 processo de transformacdo AFND multipla entrada
para AFD miltipla entrada, conservando o mesmo numero de esta-

dos iniciais, € o seguinte |Lalonde,75]:

Seja M = (K,Z,s,I,F) um AFND com multiplas entradas e seja N =
(K',2,8',I',F') o seu AFD com multiplas entradas obtido apos

a remocao dos estados inuteis de M , onde:

(1) K' = $(K) - (o) ;

(2) I' = f({p} | pell};

(3) F'' = {SEK'|SNF4#ol;

(4) s' = {((R,a),S) | REK', a€z1 , e

S = {s em 6(r,a) | r €R} & nao vaziol}.
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Cada estado inicial de N <corresponde a um estado inicial de
M . Portanto, se o conjunto L & reconhecido por M a partir
do estado inicial p , entao L € reconhecido por N a par-

tir do estado inicial correspondente {p}l.

2.3. ANALISADORES SINTATICOS ASCENDENTES

Abordaremos a seguir um tipo de analise sintatica
(ascendente) de gramaticas livres de contexto BNF, e dois méto-
dos de construcao de analisadores sintaticos (LR(1) e SLR(1)).

A referencia para esta secao € o capitulo 6 de |Aho & Ullman,77].

DEFINICAO. Uma analise sintatica ascendente (bottom-up) de w,

de acordo com uma gramatica livre de contexto BNF G = (N,z,P,S),
€ a sequencia de regras usadas em uma reducdo canonica de W

para S

EXEMPLO. Seja G uma gramatica livre de contexto BNF com as

seguintes regras:

A > S
S > aSa
S - bS

S > ¢

Podemos escrever que A =:-aabbcaa ja que:
A =>S5S

=> alSa

=> aaSaa

=> aabSaa
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=> aabbSaa

=> aabbcaa

Cada sequencia A,S,aSa,aaSaa,etc, € uma forma sentencial de G.
A sequencia aabbcaa pode ser reduzida a aabbSaa, que por sua
vez pode ser reduzida a aabSaa, etc. A sequencia de regras usa

das na derivacao de aabbcaa a partir de A e:

A~ S
-+ aSa

aSa

> bS

7 IV BN ¥
¥

S » bS

Portanto, uma analise sintatica bottom-up de aabbcaa, de acordo

com G , € a sequéencia inversa:

S > ¢

S » aSa

S 5 aSa

DEFINICAO. Um analisador sintatico ascendente para G & uma

funcdo que mapeia uma sequencia pertencente a L(G) em uma ana-
lise sintatica ascendente, e uma Sequencia que nao pertenca a

L(G) em uma mensagem de erro.

Dentro da analise sintatica ascendente, um conceito

fundamental € o de "handle" (trecho reduzido) de uma forma sen-



29

tencial.

DEFINICAO. Seja o = BA§ uma forma sentencial de G . Dize-

mos que X € uma frase da forma sentencial o , para uma cate-

. * + . -
goria A , se S => gA§ e A => x . Dizemos que x e uma

*
frase simples se S => BA§ e A > x . 0 trecho reduzido de

qualquer forma sentencial & a frase simples mais a esquerda.

Para uma grande classe de gramaticas BNF livres de
contexto podemos construir analisadores sintaticos ascendentes
do tipo LR. Sao assim chamados porque analisam a entrada da es-
querda para a direita (LEFT-TO-RIGHT) e constroem uma derivagao

direita na ordem inversa.

De uma maneira geral, os analisadores LR apresentam
uma série de vantagens sobre os outros tipos de analisadores

sintaticos existentes, tais como:

(1) abrangem uma vasta classe de gramaticas, perfeitamente ade-
quada para a descricao das linguagens de programacao usu-
ais;

(2) o metodo de analise sintatica & uma particularizagdo do mée-
todo AVANCA/REDUZ, podendo portanto ser implementado com 0
mesmo grau de eficiencia deste;

(3) detectam erros sintaticos tao prontamente que nem um simbolo

e lido desnecessariamente.

Logicamente, um analisador sintatico LR consiste de
uma rotina que dirige a analise, baseada em uma tabela. Ha di-
ferentes tecnicas de geracao da tabela de analise LR, entre as
quais citaremos duas: SIMPLE LR (SLR(1)), a mais facil de imple-

mentar, e LR(1), a mais poderosa e abrangente apesar de ter im
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plementacao custosa.

Um analisador LR (SLR(1) ou LR(1), no caso) utiliza

uma pilha, a entrada e a tabela para processar a analise:

entrada
S \
demarcador
do fim da
sequéncia de
entrada
S
<
=
S, E TABELA
a
S o}
A entrada e Tida , palavra a palavra.
A sequencia da pilha &€ formada de S, » estado do analisador

(Sm esta no topo), que resume a informacao contida abaixo dele
na pilha e e usado para guiar as decisoes AVANCA/REDUZ durante

a analise, juntamente com o primeiro simbolo da entrada.

Podemos representar o desempenho de um analisador
sintatico como um par cujo primeiro componente € o contelido da
pitha e cujo segundo componente € a parte da entrada que ainda
nao foi lida: '

(S5S9Sp+--Sps a5 a5, q +.v 3 -1).

0 algoritmo de analise sintatica € muito simples.
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Inicialmente o analisador tem a configuracao (So,a]az...an -1,
onde S/ e 0 estado inicial e a13,...8 € a sequencia que
deve ser analisada. A tabela que comanda o analisador consiste
de duas partes: uma funcao ACAO e uma fungao PROXIMO. A cada
processamento do analisador,a rotina que o dirige se comporta da

seguinte maneira:
(1) Determina Sm » 0 estado corrente no topo da pilha;
(2) Determina a; s palavra de entrada corrente;

(3) Consulta a tabela AGCAO, com os dados de (1) e (2), ou seja,
AQKO(Sm,ai). Esta entrada da tabela pode ter os seguintes
valores:

(a) AVANGA S ;

(b) REDUZ A - 8 ;
(c) ACEITA;

(d) ERRO.

As configuragodes resultantes apos cada um dos 4 tipos de proces

samento sao as seguintes:

(1) Se ACKO(S_,a;) = AVANCA S , o analisador executa um empilha
mento:

(SgS1Sp-++Sp S» @:yq---a, =1 )3

(2) Se AgAO(Sm,ai) = REDUZ A > 8 , entao o analisador faz wuma

reducao equivalente a seguinte configuracao resultante:

(SS1S0++ Sy pSs a58,,¢-..2 -1,

onde S = PROXIMO(S A) e r € o comprimento de B .Mais

m-r’
explicitamente, o analisador tira r simbolos da pilha (r

estados), deixando no topo da pilha o estado Sm-r ;
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(3) Se AQAO(Sm,ai) ACEITA, a analise foi completada com suces

SO;

(4) Se AQAO(Sm,ai) ERRO, o analisador descobriu um erro e

chama a rotina de recuperagao de erros.

0 analisador repete este procedimento até encontrar uma situa-

c3ao de aceitagdo da sequencia ou um erro.

2.3.1. CONSTRUGAO DA TABELA SINTATICA SLR(1)

Esta secao mostra como construir um analisador sin-
tatico do tipo SLR(1) para uma gramatica. A ideia central e
construir um AFD a partir da gramatica e depois transforma-1o

em uma tabela de analise sintatica SLR(1).

Estabeleceremos inicialmente alguns conceitos neces

sarios a compreensao do método de construgao da tabela.

Considere uma gramatica BNF livre de contexto G =

(N,z,P,S) ..

* — ~
DEFINICAO. Suponha que == oA ==> ofW e uma derivacao di-
reita na gramatica G . Dizemos que uma sequencia y @& um pre-
fixo viavel de G se y & um prefixo de oap . Isto &, v e

uma sequencia que & um prefixo de alguma forma sentencial direi

ta mas que nao ultrapassa o fim do trecho reduzido nesta.

DEFINICAO. Um item LR(@) - ITEM - de G e uma regra de G com

um ponto (.) em alguma posigao do lado direito desta.

Exemplo. Seja a regra A > ag . A partir desta regra sao ge-

rados os tres itens abaixo:
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A > .aB
A“‘*OL.B

A > aB.

DEFINICAO. Um estado do analisador € um conjunto de itens, ob-

tido conforme o algoritmo a seguir.

DEFINICAO. Uma colecdo canonica LR(#) € um conjunto de esta-

dos, obtido pelo algoritmo a seguir.

Intuitivamente, um item indica até que ponto de uma
regra o analisador ja processou, durante a leitura da entrada.
Por exemplo, o 20 item, especificado no exemplo acima, indica
que ja foi detectada na entrada uma sequencia derivada de o e

que & esperada, a seguir, uma sequencia derivavel de B8

A colecao canonica LR(U) & a base para a construgao
da tabela de analise sintatica SLR(1). Para construir esta co
lecdao, definimos uma gramatica BNF livre de contexto aumentada,

uma funcao PROXIMO e a funcao FECHAMENTO,

DEFINICAO. Se G = (N,z,P,S) € uma gramatica BNF livre de con

texto, entdao G' , a gramatica aumentada para G , € definida

da seguinte forma: G' = (NU S',z,P U {S' > S},S").

A funcao FECHAMENTO(I) , sendo I um estado e

G = (N,2,P,S) uma gramatica livre de contexto BNF, € calculada

da seguinte forma:
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PROCEDURE FECHAMENTO (I);

BEGIN
FORV(A > a.Bg) €1 eV (B> .3) €P
DO I:= T U {B » .3}

END

A funcao PROXIMO(I,X) , onde I & um estado e X e

um simbolo da gramatica (X € N U z), e definida como sendo o es
tado correspondente ao fechamento de todos os itens A » aX.B ,

tal que A - a.Xp pertence a 1

EXEMPLO. Considere a seguinte gramatica BNF livre de contexto

aumentada:
E' » E

E - E + T
E ~ T

T - T*F
T - F

F > (E)

F - 1d

Se I & o estado que contém apenas o item {E'->.E},

entao FECHAMENTO(I) contem os seguintes itens:

E' - .E

E > B+ T
E - .T

T - .T*F
T +» .F

F > .(E)
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Considerando I' = {E'>E., E~>E. + T}, PROXIMO

(I',+) consistira de:

E~>E+ . T
T>.T*F
T+ .F

F > . (E)

F > . id

Intuitivamente, T > . T * F em I indica que, em
algum ponto do processo de analise sintatica, espera-se encon-
trar uma sequencia derivavel de T na entrada. Ja que T » F
€ uma regra da gramatica, espera-se tambem uma sequencia deriva
vel de F neste ponto. Por este motivo, T > . F tambéem e

incluido em FECHAMENTO(I).

A construcao de C , a colecdo canonica de estados
LR( @), para uma gramatica BNF livre de contexto aumentada G',

e feita pelo algoritmo a sequir:

ALGORITMO DE CONSTRUCAO DA COLECAO CANONICA LR(®)

Seja G' uma gramatica BNF livre de contexto aumentada, e C

uma colecao canonica de estados LR( @) .

ALGORITMO COLEGKO CANONICA LR (G');

BEGIN
C:={FECHAMENTO({S' > .S})1};
FORV (I €C) e¥Y X € (N U x)|PROXIMO(I,X) # o
DO C:={PROXIMO(I,X)}U C

END;
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EXEMPLO. Considere a gramatica do exemplo anterior. A colegao
de conjuntos de itens LR() para esta gramatica e:
I :E'" > . E

E . LB+ T

T -~ . F
F = (E)
F > e id
15 F > 1id
I6 E > E + T
T >~ . T™*F
T - . F
F - . (E)
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7
F~ . (E)
F - . id
18.F—>(E)
E -~ E + T
19 E->E +T
T-T.*F
. *
I]O' T-T F
I.”:F—>(E)

0 diagrama de transicao de um AFD que representa

funcao PROXIMO para esse conjunto de estados e:

DG
(

,
id id

‘
o ——(13) L {1 o) (1)
‘ id
(
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Para toda gramatica G , a funcao PROXIMO da cole-
cdo canonica de estados LR(®) define um AFD que reconhece 0s

prefixos viaveis de G .

Antes de especificarmos como construir a tabela a
partir deste AFD, vamos verificar o significado de cada item e

definir as fungbes SEGUIDOR(A) e COMECO(a).

0 fato de A - By-Bs pertencer a um estado implica
na existencia da derivacao S' -3 ahAw => aBiB,W e permite indi
car se o processamento do analisador deve ser de AVANCA ou
REDUZ quando By e representado na pilha do analisador sinta-
tico. Em particular, se B, # e , isto implica que ainda nao
foi colocado na pilha todo o trecho reduzido; neste caso, o pro
cessamento do analisador sera AVANCA. Se By = €, isto signi-
fica que o trecho reduzido e A - By & neste caso, o analisa-

dor deve fazer uma REDUCAO por esta regra.

DEFINIQKO. Seja o uma sequencia de simbolos de uma gramatica
*
BNF livre de contexto aumentada. COMECO(a) = {va€z | o => ag}

*

Se o =>¢ , entao e & COMECO(a).

Para calcular COMECO(X) para todos os simbolos X
da gramatica, aplique as seguintes regras ate que nenhuma pala-

vra (nem €) possa ser incluida em qualquer conjunto COMECO:

—
—_—
~—
w
(]
><
il

a entao COMEGCO(X) = {al} ;

A entao:

—
™~
~
w
D
>
!}

(2.1) Se (A ~ aa) € P entdo
COMECO(X) = COMECO(X) U {a} ;
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(2.2) Se (A > ¢€) €P entao
COMECO(X) = COMECO(X) U {e} ;

(2.3) Se (A ->Y,Y Y ) EP entao

1 27 k)

Y. .eN e

Y i-1

(2.3.1) Se Yu¥p,...,

] ]
e € COMECO(YJ) , J o< i,
entao

COMECO(X) = COMECO(X) U COMECO(Y.).

DEFINICAO. SEGUIDOR(A) = {va €3] S => ahap}.

Se A for o simbolo mais a direita em alguma forma sentencial,
ent3o - (o demarcador do fim da sequencia de entrada) tambem

deve ser incluido em SEGUIDOR(A).

Para calcular SEGUIDOR(A) para todas as categorias
A, aplique as seguintes regras até que nao existam mais pala-

vras que possam ser incluidas em qualquer conjunto SEGUIDOR:
(1) -| € SEGUIDOR(S')

(2) Se (A > aBB) EP e B # €

ent3o SEGUIDOR(B) = SEGUIDOR(B) U (COMEGO(B)-{€});

(3) Se (A > oB) €P ou
((A ~ aBBg) €P e ¢ € COMECO(B))
ent3ao SEGUIDOR(B) = SEGUIDOR(B) U SEGUIDOR(A).

EXEMPLO. Considere a seguinte gramatica BNF livre de contexto:
E - TE'

E' -~ + TE'

E' » ¢

T »FT
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TH > * F T

T' > ¢

F - (E)

F - id

Ent3o: SEGUIDOR(E) = SEGUIDOR(E') = {), -}
SEGUIDOR(T) = SEGUIDOR(T') = {+,),- }
SEGUIDOR(F) = {+,*,),- }

A forma de construcao de uma tabela sintatica SLR(1),
considerando como entrada a colecao canonica de conjuntos de
itens LR(®) - C - para uma gramatica BNF livre de contexto au-

mentada G' , € a seguinte:

Seja C = {Io’I1"“’In}' Os estados do analisador
sintatico sao @,1,...,n sendo que o estado i & construido a
partir de Ii . As acoes da analise sintatica para o estado i

sao determinadas da seguinte maneira:
(1) Se A > o.aB € Ii e PROXIMO(I,a) = Ij , sendo a uma pala-
vra, entao ACAO(i,a) = AVANGCA j ;

(2) Se A ~ “‘Eli , entao AGAO(i,a) = REDUZ A » «a

para todo a pertencente a SEGUIDOR(A);
(3) Se S' - S. € Ii , entao AGRO(i,-| ) = ACEITA.

As transicoes PROX para o estado i sao construidas usando a

seguinte regra:
(4) Se PROXIMO(Ii,A) = Ij , entao PROX(i,A) = j

As entradas que n3o forem definidas atraves da aplicagao  das
regras acima sao consideradas condicoes de ERRO. 0 estado ini

cial do analisador @ o construido a partir do conjunto de
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Jtens que contém o Ttem S' » .S .

EXEMPLO . Considerando a gramatica

0 : E' - E

1 :E > E+ T

4 + T -+ F
5 F - (E)
6 : F > id

e sua colegdo canonica de conjuntos de Ttens LR(?), ja especifi
cada no penultimo exemplo, obtemos a tabela SLR(1) especificada
a seguir. As acgoes representadas na tabela estao codificadas

da seguinte forma:

——t
~—

Si significa AVANCA e coloque o estado i na pilha;

Yj significa: "reduza pela producao de no J";

~—~ N N
N
~—

3) acc significa ACEITA;
4) uma entrada em branco significa erro.
ACAO PROX
ESTADO id + * ) 4 E T F
0 55 S4 1 2 3
1 56 acc
2 ry Sy o
3 rg Ty ry ry
4 55 54 8 2 3
5 "6 Y6 " s
6 85 g 3
7 55 10
8 56 S]]
9 " S r r]

—
o
I3
w
-
-
w
-~
w

—
—
-
62
.S
[S 2 B VS B
-
(S 2]
-~
[$2]
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Observe os procedimentos do analisador, a cada pas-

so, com a entrada id * id + id, usando esta tabela:

PILHA ENTRADA
(1) ¢ id * id + id -
(2) @ id 5 * id + id -
(3) 0 F3 * id + id -
(4) 0T 2 £ 4d + id -
(5) 9T 2*7 id + id -
(6) @ T2*7ids5 + id -
(7) 9T 2*7F10 +id |
(8) B8 T2 + id -
(9) @ E 1 +id -
(10) @ E1 +6 id
(11) §E1 +6 id 5 -|
(12) 9 E 1 +6 F 3 v -|
(13) E1 +6T9 -|
(14) @ E 1 -|

0s simbolos foram colocados na pilha apenas para visualizagao.

A tabela de analise sintatica constituida das fun-
coes AGAO e PROX & chamada de Tabela SLR(1) para G . Um anali
sador sintatico LR que usa a tabela SLR(1) para G & " chamado
de analisador sintatico SLR(1) para G . E uma gramatica para
a qual pode ser construida uma tabela de analise sintatica

SLR(1) & dita ser SLR(1).

Nem sempre este metodo produz tabelas sem conflito
na funcao ACAO, pois dois itens podem indicar diferentes tipos

de procedimento (AVANGA/REDUZ e REDUZ por i/j) para o mesmo pre
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fixo viavel.

EXEMPLO. Considere a seguinte gramética BNF livre de contexto:

S~»L =R
S ~ R

L - *R

L -~ id

R+ L

A colegao canonica de estados LR(@) para esta gramatica € a se-

guinte:

0
S - .L =R
S -+ .R
L -~ . *R
L -~ . id
R 5+ .L

]

I.I S' - S

12 S L. =R
R -~ L

13 S >R

*

14 L > R
R - .L
L - . *R
L 5 . id

15 L - id

I6 S 1L = R
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L~ . *R

L » id
I7 L - *R
I8 R~ L

Considere I, . 0 10 item faz com que ACAO(2,=) =
AVANCA 6. Ja que SEGUIDOR(R) contem = (considere S => L = R =>
*R = R), o segundo Ttem faz com que AGAO(2,=) = REDUZ R » L
Portanto, a entrada ACAO(2,=) e duplamente definida e de forma

conflitante.

Se ocorrem conflitos na geragcao da tabela SLR(1) pa
ra uma determinada gramatica, dizemos que a gramatica ndo e
SLR(1); e, portanto, nao pode ser produzido um analisador sinta

tico SLR(1) para ela.

Para gramaticas onde isso nao for possivel, uma pos
sivel fonte adicional de informacao que o analisador pode wusar
para tomar suas decisoes AVANCA/REDUZ, ao tempo de construcdao de
sua tabela, seriam os proximos k simbolos de entrada em vez
de apenas um. Na pratica, porem, utilizam-se analisadores
apenas com k = 1 devido ao espago necessario para armazenamen

to das tabelas.

Nesse caso, outros metodos de analise da familia

LR poderao ser utilizados.
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2.3.2. CONSTRUCAO DE TABELAS CANONICAS DE ANALISE SINTATICA LR(1)

Uma gramatica que pode ser analisada por um analisa
dor LR que verifica k simbolos de entrada, a cada processamen

to, & chamada de gramatica LR(k).

Intuitivamente, uma gramatica nao € LR(1) se o ana-
Tisador sintatico desta, em um determinado momento, conhecendo
o conteudo da pilha e o proximo simbolo de entrada, nao pode
decidir entre AVANCA/REDUZ ou nao pode decidir qual redugcao fa-

zer.,

No metodo SLR(1) nos vimos que o estado i pede
uma reducao por A -+ o com a palavra de entrada a , se o esta
do I, contem o item A~ o e a & SEGUIDOR(A). Em algumas
situacoes, entretanto, quando o estado i aparece no topo da
pilha, um prefixo viavel Ba pode estar na pilha mas BA pode
nao aceitar ser seguido por um a em uma forma sentencial direi
ta. Neste caso, a reducao A -+ a seria invalida com o simbolo
a na entrada. O exemplo de conflito da secao anterior se apli

ca a este caso.

Nos estados de um analisador sintatico LR(1) e
possivel armazenar mais informacdo, o que nos permite desconsi-
derar algumas destas reducoes invalidas; que deixam de provocar
conflito se ao inves de uma tabela SLR(1) construirmos uma tabe

lTa LR(1) para a gramatica.

Dividindo os estados quando necessario, podemos fa-
zer com que cada estado do analisador indique quais as palavras
da entrada que podem seguir um trecho reduzido o , para as

quais ha uma reducao para A ., Incorporamos esta informacao
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extra no estado redefinindo os itens, de forma que incluam uma

palavra como segundo componente.

DEFINICAO. Um 7tem LR(1) tem a forma [A > a.B,a] , onde

A~ oB & uma regra e a e uma palavra ou o delimitador -

0 segundo componente do Ttem LR(1) & chamado de A-
VANGCO (LOOKAHEAD). O avango nao tem efeito sobre um Ttem da
forma [A +~ «.B, a] em que B # € , mas um Jtem “da “forma
[A > a.,a] indica uma reducdo por A > o caso a proxima pala-
vra de entrada seja a . Portanto, a reducao A > a sO sera
feita para as palavras de entrada a tal que [A > a., é] € um

ftem LR(1) no estado do topo da pilha.

0 metodo para construir a colecao de estados LR(1)
para uma gramatica BNF livre de contexto aumentada e essencial-
mente o mesmo definido na secao anterior. Ele €& especificado a
seguir, juntamente com a forma de calcular a funcao PRUXIMO e a

operagao FECHAMENTO.

Seja I um estadoe G = (N,z,P,S) uma gramatica

BNF livre de contexto.

PROCEDURE FECHAMENTO (I);
BEGIN
FORY(A > a.Bg, a) €1 e Vv (B + .3) EP e
v b & COMECO(Ba) , b Ex
DO I:=I U {B > .3, b}

END

A funcao PROXIMO(I,X), onde I e um estado e X

€ um simbolo da gramatica (X e N U z), € definida como sendo
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o estado correspondente ao fechamento de todos os 1itens

[A > aX.8, a] , tal que [A > a.Xg, a] pertence a I

ALGORITMO DE CONSTRUGCAO DA COLECAO DE ESTADOS LR(1)

Seja G' uma gramatica BNF livre de contexto aumentada, e

uma colecao de estados LR(1).

ALGORITMO COLECAO LR (G');

BEGIN
C:={FECHAMENTO({S' » .S, -| })};
FORYV (I €C) e v X € (NU z)|PROXIMO(I,X) # o
DO C:=PROXIMO(I,X) U C

END;

EXEMPLO. Considere a seguinte gramatica:

S' =S
S -~ CC
C ~» cC
C - d

A colecao de estados LR(1) para esta gramatica e:

C
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13 C »c.C, c/d
c » .cC, c/d
c » .d, c/d

5
Ig + C»c C, -

C ~» .CC, -]

C » .d, -
I, : C~>d., -]
I8 C > cC., c/d
I 1 C > cC., 4

Observe que um Ttem do tipo C » cC., c/d @ uma

forma resumida de representar os jtens C ~» ¢C., ¢ e C -+ cC.,d.

0 grafo de transigao abaixo mostra os conjuntos de
Ttens, relacionando-os com os simbolos que geraram sua criagao

atraves da funcao PROXIMO.

IN[CIO J(;;\
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A partir dos conjuntos de Ttens LR(1) podemos cons-

truir a tabela de analise sintatica LR(1).

METODO DE CONSTRUGAO

(1) Construa C ='{IO,I],...,In}, a colecao de conjuntos de

jtens LR(1) para G aumentada;
(2) 0 estado i do analisador sintatico € construido a partir
de I. . As agoes sintaticas para o estado i sao determi

i
nadas da seguinte forma:

(a) Se [A > a.aB, b] € I, e PROXIMO(I..a) = Ij , sendo a
uma palavra, entao

AGEO(i,a) = AVANCA j ;
(b) Se [A~>a.,a] €1, , entdo AGAO(i,a) = REDUZ A » o ;
(c) Se [S'»S., -] € I s entao

ACRO(i, -| ) = ACEITA.

Observacao: Se resultar algum conflito da aplicagdao das re-

gras acima, dizemos que a gramatica nao € LR(1)
e nao pode ser criada uma tabela sintatica para

ela atravées deste metodo.

(3) As transigoes PROX para o estado i sao determinadas do

seguinte modo:

!
—

Se PROXIMO(Ii,A) , entao

PROX(i,A) = ] ;
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(4) As entradas que nao foram definidas pela aplicacao das re-

gras acima sao consideradas condicOes de ERRO;

(5) 0 estado inicial do analisador @ o construido a partir do

conjunto que contém o Ttem [S' > . S, 4].

EXEMPLO. Considere a seguinte gramatica BNF Tivre de contexto

aumentada:
0 :S'" >S5S
1 S - CC
2 C -» cC
3 :C ~»d

Considerando a colegao de estados LR(1) especificada para esta
gramatica no exemplo anterior, temos a seguinte tabela canonica

de analise sintatica:

ACAO PROX
ESTADOS
o d - S C
0 s3 sé 1 2
1 acc
2 s6 s/
3 s3 sd 8
4 r3 r3
5 ri
6 s6 s/ 9
7 r3
8 re r2
9 r2
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Concluimos assim a apresentacao dos métodos de gera
cao de tabelas sintaticas BNF LR(1) e BNF SLR(1). Particular-
mente importante & o método de geracao da tabela para o analisa
dor sintatico SLR(1), que tera seus principios observados no ge
rador que ora propomos nesta tese, com algumas adaptacOes neces

sarias.
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3. GRAMATICAS LIVRES DE CONTEXTO COM LADO DIREITO REGULAR

3.1. Introducao

Apresentaremos uma nova classe de gramaticas que ge
ram linguagens livres de contexto, denominadas GRAMATICAS COM
LADO DIREITO REGULAR (RRP) |LalLonde,75|, em que o lado direito
das producdoes & um conjunto regular. E introduziremos uma clas
se de analisadores sintaticos, denominada RRP SLR(@,1), para

este tipo de gramatica.

3.2. Definicao de Gramaticas Livres de Contexto RRP

Esta nova classe de gramaticas possibilita um certo
controle na estruturacao de analisadores sintaticos para a lin-
guagem, devido a presenca de um conjunto regular no lado direi-

to de suas producgoes.

DEFINIGCAO. Uma gramatica Tivre de contexto RRP G € uma quadru-

pla (N,z, P,S), onde:

—
—

~—
=
@D

e um conjunto finito de categorias gramaticais;

(2) £ & um conjunto finito de palavras, com N Nz = ¢ ;
(3) P & um conjunto finito de regras sintaticas da forma
(A‘i > 'n_i)

onde = € um conjunto regular sobre (N U z);

(4) S e o simbolo inicial, S € N.

E conveniente representarmos uma gramatica livre de

contexto RRP atraves de uma lista de regras. Neste caso:
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(1) N & o conjunto de simbolos presentes no lado esquerdo das

regras;
(2) = e o conjunto dos demais simbolos;
(3) S e o lado esquerdo da primeira regra da lista;
(4) P e representado pela lista de regras.
Omitiremos, por simplicidade, a mencao livre de con
texto.

3.3. Formatos de Gramaticas RRP

Qualquer gramatica em que o lado direito das regras
€ uma descricao de um conjunto regular, tais como automatos fi-
nitos, diagramas de transicao e expressoes regulares, & conside

rada uma representacao de uma gramatica RRP,

EXEMPLO. Apresentamos abaixo a mesma gramatica RRP descrita em

diferentes formatos |Lalonde,75| e |Simone,80]:

(a) Formato Expressao Regular

0:S > | E -

1 = E > b(D;)*(sT;)" e
2 : D> plv

3 :ST> Ela

(b) Formato Diagrama
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2 DA’@
3 0 sT —=(10)

(d) Formato Diagrama Sintatico |WIRTH,75]

3 ¢

(e) Formato Automato Finito (AF)

0 1S > ({1,2,3,43,V,R;,{1},{4})
1 : E > ({5,6,7,8,9,10},V,R,,{5},{10})
2 0D - ({11,12},V,Ry,{11},(12})
3 : ST> ({13,14},V,R,,{13},{14})
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onde: V= {|-, - ,b, 3 , e, p, v, a, S, E, D, ST}
P2 )5 023), ((2,E)413)), ((3, - ), 041))
23{((5,b ), 16}),((6,D),{7}), ((6,ST),{8}),

((7,3),163),((8,35),49}), ((9,ST),{8}),

(9,e),{10})}

(11,p),{123),((11,v),{12})}

(

(
Ry 2 {(
((13,E),{14}),((13,a),{141)}

R4 o{

Nesta tese, nossa opcao em termos de representacao

do conjunto de regras sintaticas de uma RRPG abrangera:

(1) Expressoes Regulares (ER) no lado direito das regras, co-

mo forma de representacao externa da gramatica. Esta es-
colha deveu-se a facilidade de escrever a gramatica desta
forma e a facilidade de transforma-la em uma forma de re-
presenfagéo interna (AF) facilmente tratavel pela maquina.
Formalmente,

™S5 e representado por ER sobre (N U g).

Em |Simone,80] sao encontrados algoritmos que transformam

os formatos.

(2) Automatos Finitos Deterministicos representando o lado di

reito das producoes, como forma de representacao interna
da gramatica. Esta escolha revelou-se a mais adequada pa-
ra os algoritmos de geracao das tabelas de analise sinta-
tica da gramatica. Formalmente,

s e representado por Mi=(Ki’(NLJZ)’51’Qi’Fi)

onde Ki : conjunto finito de estados
§. : funcao de transicao

1
(Ky x (N U 1)) = K,
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Qi : estado inicial, Qi e Ki

Fi : conjunto de estados finais, Fi c Ki‘

Assumiremos ainda que:
a) M. e um AFD minimo para todo i ;
b) se 1 # J entao Ki n Kj = ¢ , ou seja, nao ha esta
dos comuns entre os automatos de cada regra sintati

Ca.

3.4. Derivacao em gramaticas RRP

0 conceito de derivacao em gramaticas RRP & uma ex-
tensao do conceito de derivacao em gramaticas BNF livres de con

texto.

Considere uma gramatica RRP G = (N,z,P,S), onde o
conjunto de regras & representado por automatos finitos determi
nisticos.

Uma derivacdao (=>) em G & definida por:

aAg => adB <=> (A > ) €EP e 3 €,

Se (A »n)eP e 3€r diremos que A ~+ 3 e

uma regra derivada de G

EXEMPLO. Considere a seguinte gramatica RRP G com os AFDs em
diagrama:
a B
O s O
1)




57

Ja que Py ——iEa-pa e p]._if—>p3 , podemos dizer que A - aB

e A > ac sao regras derivadas de G ; similarmente, podemos es

crever que A => aB e A => ac . Da mesma forma, podemos es-
crever que B => b . Ja que q Bc as » q aBc 0

aaBc - _
9 ——— A3 s +-> podemos tambem escrever que B => Bc ,

B => aBc , B => aaBc ,

Uma observacao importante a fazer, aproveitando 0
exemplo acima, € que o lado direito de uma regra derivada de
uma gramatica RRP e de tamanho variavel . Consequentemente, po
de haver um numero ilimitado de diferentes regras derivadas pa-

ra uma unica regra da gramatica.

Esta alteragao no conceito de derivacao € o proble-
ma fundamental da geracao de um analisador sintatico ascendente
para este tipo de gramatica; ja que na derivacao de uma gramati
ca RRP, uma categoria € substituida por uma sequencia de pala-
vras determinada pelo conjunto regular que representa o lado di

reito da regra sintatica.

A principal vantagem das RRPGs € a eliminacao de ca
tegorias, transformando recursoes, na notacao BNF, em iteracgoes
no interior dos automatos. Em teoria, apenas as categorias
"self-embedded" - ou seja, A = oAg com o e B nao nulos -
nao podem ser eliminadas. As RRPGs sao consideradas como uma
descrigao mais clara, concisa e natural da sintaxe das lingua-
gens de programagao do que a notagao BNF. Na pratica, o numero

de regras sintaticas nao € sempre minimo, devido a necessidade

de preservar precedencias ou diminuir o tamanho do analisador.
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Sua maior clareza decorre da eliminagao de categorias que nao

pertencem a linguagem em si, mas apenas representam

entre suas palavras.

3.5. Definicoes basicas

(1) Uma RRPG e reduzida se

-

a) e fértil:\fAi , A. =1

5 , W Ez*

*
b) e acessTve]:\fAi , S => uAiB

c) e acTc]ica:\fAi . Ai =£> A

relacoes

(2) Uma RRPG € univoca se tem uma sO regra sintatica por cate

goria, isto e:

Vi, § . Ay F A,

(3) RRPG transformada:

G = (N,2,P,S) => Gyooce = (NU (S},
r U {41,
PU{S' + {S -1},
')

onde S' &N e - & :

(4) Dada a RRPG G , G' sera sua normalizada se G'

multaneamente, reduzida, transformada e univoca,

w €L(G) <=>w -| € L(G").

—

e, Si-

e
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3.6. Analise Sintatica de Gramaticas RRP

Para fazer a analise sintatica das gramaticas RRP,
desenvolvemos um analisador ascendente, denominado RRP SLR(@,1),
que pode ser considerado uma generalizacao do analisador BNF
SLR(1); inclusive com o correspondente grau de eficiencia e sim

plicidade.

A analise sintatica se processa observando o mesmo
modelo basico: uma sequencia de operacdoes de avanco e reducao.
Vamos considerar, inicialmente, que estes movimentos sao efetua
dos por duas maquinas acopladas: uma maquina de LERPARAFRENTE
que le e empilha a sentenca até chegar ao final direito do tre-
cho reduzido (handle); e uma maquina de LERPARATRAS que desempi
Tha ate detectar seu inicio (final esquerdo) e retorna a catego
ria correspondente. O controle do analisador oscila entre es-
tas maquinas ate que a LERPARAFRENTE aceita a sentenga ou acusa

um erro.

3.6.1. Determinacao do final direito do trecho reduzido

Para gramaticas RRP a maquina LERPARAFRENTE pode
ser construida de forma similar a gramaticas BNF. Os trabalhos
de |Lalonde,75| e |LaLonde,79| desenvolvem a teoria necessaria

para tanto.
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3.6.1.1. Maquina caracteristica RRP LR(0,0)

Um Ttem LR(@) e uma regra com uma marca do lado di-
reito, indicando o prefixo ja empilhado. Como assumimos que
nao ha estados comuns entre automatos de regras distintas, um

estado sera uma representacao concisa de um Ttem LR(@).

Dada G, RRPG normalizada, sera sempre possivel cons

truir sua maquina caracteristica pelo algoritmo a seguir,

Formalmente, dada G = (N,z,P,S),

M@(G) = (K, (NU <), & , q,

onde K : conjunto de tabelas LR(@,0)
NUz: alfabeto
Ao : funcao de transicao
(K x (NUz)) ~K
a, € K

F & K

ALGORITMO CONSTRUTOR M@(G)

ENTRADA : G, RRPG normalizada, formato AF
SATDA : M@ e os conjuntos
NUCLEOi : conjunto de estados dos automatos de G

FECHAMENTOi: conjunto de estados dos automatos de G

|1] (*criagao do estado inicial de M@*)

Faca 1 1 (*em analise*)
e d =1 (*ponteiro para novos¥*)
Faca NUCLEO[I]='{QO} (*estado inicial da¥*)

e Jd = J+1 ; (*regra de ' ¥*)
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|2| Enquanto I < J faga:
|2.1] (* fechamento *)
Faga FECHAMENTO[I] =
H{Q, | g € (NUCLEO[I] U FECHAMENTO[I])
e 3 6(q,Ak)}
(* note que A E N *)
|2.2] (* AVANCO *)
Para cada X € (N U t) faca:
|2.2.1] NUCLEO[J] =
{s | g € (NUCLEO[I] U FECHAMENTO[I]) e

§(qsX) = s}
12.2.2| Se 3 K < J | NUCLEO[K] = NUCLEO[J]
entao faga P = K
senao faca P =J e J =130 + 1;

|2.2.3] Faga a(I,X) =P
|2.3] Faca I =1 + 1;

EXEMPLO.

G = (N,z,P,$') normalizada

05— DD

Fig.1. G em formato automato finito deterministico.
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MAQUINA CARACTERITSTICA RRP LR(0,0)

K ; - NUCLEQ  FECHAMENTO
4 ) o+ - ioox BT

q =1 4 5 2 3 1 4,6
2 ¢ 2
3 7 5
4 4 8 5 9 3 7 4,6
5 7 10 10
6 3
7 4 5 3 4 6
8 4 5 9 3 8 4,6
9 5 9

10 4 5 ) 6

3.6.1.2. Maquina LERPARAFRENTE RRP SRL(®,1)

Inicialmente, definimos o conjunto SEGUIDOR como:
*
SEGUIDOR(A) = {a | S' => aAaB}

Para que G seja RRP SLR(#,1) & necessario que obe-
deca, primeiramente, as condigoes indicadas abaixo. Note que
sao condicoes parciais , pois estamos considerando apenas a

construcdo da maquina LERPARAFRENTE. Considerando que:

Vg €K em M@ e
¥Yp,r € (NUCLEO[q] U FECHAMENTO[q])
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Sendo Ai e Aj dois itens completos de wuma colecao de itens,
as condigoes parciais para que G seja RRP SLR(§,1) sao:

1 - SEGUIDOR[A;] N SEGUIDOR[A,] = o

2 - a € (SEGUIDOR[A,] => 3 8(q,a)
0 caso 1 € o conflito "reducao~-reducao" e o caso 2 e o conflito

"avan¢go-redugao".

Construa a maquina LERPARAFRENTE SLR(@,1), supondo

satisfeitas as condigoes acima, da seguinte forma:
a) ACAO : (K x z) - {AVANCA,REDUZ,ACEITA,ERRO}

i. A{g,a) = q; => ACAO[q,a] = AVANCA
ii. pe€ (NUCLEO[q] U FECHAMENTO[q])
pe F,
a € SEGUIDOR[Ai]
=> AGCAO[g,a] = REDUZ
iii. p € (NUCLEO[q] U FECHAMENTO[q])
p € Fo , regra inicial
=> ACAO[q,-| ] = ACEITA

iv. AGCAO[q,a] = ERRO, nos demais casos.

b) PROX: (KxN) - K

i.a(q,A) = a1 => PROX[q’A] = q]

¢) AVANCAREDUZ : (K x z) » {1,2,...,n}
i. ACREO[q,a] = AVANCA
s(g,a) = gy => AVANGCAREDUZ [q,a]

1
O
—

ii. ACAO[q,a] = REDUZ
p € (NUCLEO[q] U FECHAMENTO[q])
pEF_i
a € SEGUIDOR[A,]
=> AVANGAREDUZ[q,a]

I
—.
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EXEMPLO. Utilizando a gramatica G do exemplo anterior.

MAQUINA LERPARAERENTE RRP SLR(G,1)

) AGHO/AVANGAREDUZ PROX  NUCLEO  FECHAMENTO
4 ) o+ - i *x B T

1 4 5 2 3 1 4,6

2 6 2

3 R R 7 5

4 4 8 5 9 3 7 4,6

5 R R2 R2 10 10

6 AC | 3

7 4 5 3. 4 6

8 4 5 9 3 8 4,6

9 5 9

10 4 5 6

SEGUIDOR: S' : ¢
E : {4, )}
T : {"'| H ) ’ +}

Foram utilizadas as seguintes abreviaturas:
REDUZ : R
AVANCA: omitido
ACEITA: AC

ERRO : em branco.

0 conjunto de itens associado a cada tabela SLR(@,1)

€ representado por:
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NUCLED € § (g Kj) e

FECHAMENTO € & ({01,Q2,...,Qp}).

Note que apenas estados iniciais pertencem a FECHA-
MENTO. As acoes de reducao sao colocadas conforme o metodo
SLR(1). 0 marcador de fim de sentenca "-| " € tratado da manei
ra usual. Apds contruida a maquina LERPARAFRENTE, e indistin-
guivel se a gramatica original e RRP ou BNF. OQutros tipos de
maquina LERPARAFRENTE da familia LR (LR(K), LR(1), LR(®),LALR(1))
podem ser construidas de maneira analoga |Simone,82|. Apenas o

numero de estados sera distinto em cada caso.

TEOREMA.
A maquina LERPARAFRENTE RRP SLR(®,1) permite deter-

minar o final direito do trecho reduzido.

DEM. Extens3ao trivial do metodo BNF SLR(1), com demonstracao em

|Aho & Ullman,72].

3.6.1.3. Funcionamento da maquina LERPARAFRENTE RRP SLR(@,1)

0 funcionamento desta maquina e ligeiramente dife-
rente do funcionamento usual de maquinas LERPARAFRENTE para
gramaticas BNF da familia LR. Como podera ser visto no algorit
mo a seguir, a tabela corrente da analise sintatica nao esta no
topo da pilha. Ela € denominada ESTADOATUAL e so e empilhada
quando a agao ESTADOATUAL X ENTRADA determinar um empilhamento;

neste ponto, a tabela determinada por esta entrada da funcao

ACKO & colocada em ESTADOATUAL. O motivo desta alteragdo sera
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justificado mais adiante.

ALGORITMO

Utiliza uma pilha onde sao armazenados os numeros das tabelas

utilizadas.

A tabela corrente e denominada ESTADOATUAL.

w @€ a sentenca a ser analisada.

A operagao LEIA coloca a primeira palavra de w ainda nao lida

em ENTRADA.

|1| Faga ESTADOATUAL = 1

e LEIA;

|2| Caso AGKO[ESTADOATUAL, ENTRADA] seja:

"AVANCA"

"REDUZ"™

"ACEITA"
"ERRO"

: push (ESTADOATUAL);

Faca ESTADOATUAL = AVANGAREDUZ [ESTADOATUAL ,ENTRADA];
LETA;
Faca I = AVANCAREDUZ [ESTADOATUAL ,ENTRADA];
Emita I ; (* nO da regra usada *)
Chame a maquina LERPARATRAS;
(* esta maquina alterara a pilha e o ESTADOATUAL *)
push(ESTADOATUAL); (* se for o caso *)
Faca ESTADOATUAL = PROXIMO[ESTADOATUAL, AI];

: Emita "ACEITO" e PARE;
: Emita "ERRO" e PARE;

Repita o passo 2.
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3.6.2. Determinagﬁo do final esquerdo do trecho reduzido

A maquina de LERPARATRAS BNF SLR(1) apenas desempi-
Tha um determinado numero de tabelas - igual ao comprimento fi-
xo da regra - e retorna a categoria reduzida. Mas uma regra
RRP corresponde a um numero ilimitado de regras derivadas com
comprimento variavel. Isto significa que o final esquerdo do
trecho reduzido pode estar a uma distancia arbitraria de seu

final direito.

Vemos portanto que, na analise sintatica ascendente
de gramaticas RRP, a deteccao da presenca de um trecho reduzido
no topo da pilha nao oferece problemas; pode ser utilizado qual
qder analisador da familia LR. A dificuldade que estas gramati
cas apresentam e a indeterminacao do tamanho destes trechos e,

portanto, a determinagao de seu inicio (final esquerdo).

Este problema foi o que dificultou a especificacao
de um analisador sintatico ascendente para as gramaticas RRP e

diversas tecnicas foram desenvolvidas para soluciona-Tlo.

|DeRemer,70| sugere o uso de uma maquina de contro-
le para o desempilhamento. Posteriormente, entretanto, optou
por transformar cada regra RRP em uma gramatica regular adicio-
nal, retornando dessa forma a notagao BNF (|DeRemer,80|e |De-

Remer,81]|).

[LaLlonde,75| e [Lalonde,79| desenvolve a teoria com
pleta do metodo LR(m,k), onde k & o comprimento do avanco
("lookahead"”) sobre a sentenca e m @& o comprimento do recuo
("lookback") sobre a pilha, alem do trecho reduzido. Isto sig-

nifica a definicao de uma classe de gramaticas RRP que possuem
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analisador sintatico deterministico para valores definidos de
k e m . Entretanto, esse analisador € complexo, ocupa muito
espag¢o para as tabelas LERPARAFRENTE e LERPARATRAS, e sua imple

mentacao, portanto, nao & simples.

|Madsen & Kristensen,76| definem um método analogo
para o que denominaram GRAMATICAS LIVRES DE CONTEXTO ESTENDIDAS
(ECFGs), que admitem expressoes regulares como lados direitos
das regras. 0 analisador & construido diretamente a partir das
expressoes regulares, mas seu metodo de desempilhamento tambeéem

necessita de recuo sobre a pilha.

A partir do processo generalizado proposto por
|LaLonde,75| e das sugestoes de |DeRemer,70|, basicamente, defi
nimos uma classe de gramaticas que denominamos RRP SLR(@,1), ou
seja, sem recuo, e construimos um analisador sintatico adequado
a esta classe; satisfazendo as exigencias de simplicidade e pe-
queno tamanho, necessarias para equiparar o método, em eficien-
cia, ao BNF correspondente. As restricoes impostas a gramatica,
para que seja RRP SLR(#,1), sao suficientemente leves para per-

mitir o tratamento das linguagens de programacgao.

0 método aqui proposto utilizou ao maximo a proprie

dade da classe de analisadores sintaticos LR, que assegura a
presenca apenas de trechos reduzidos corretos na pilha; dai
advem a simplicidade de nosso método de desempilhamento, que

dispensa recuo sobre a pilha alem do trecho reduzido.

TEOREMA.
0 final esquerdo do trecho reduzido atraves da re-

gra j serd uma tabela I tal que: 0; € FECHAMENTO [1]



69

Dem. Trivia] pelo simples acompanhamento do construtor da maqui
na LERPARAFRENTE. A tabela que marcara o final esquerdo do
trecho reduzido deve conter necessariamente o estado inicial da

regra, pela qual se faz a reducao, em seu FECHAMENTO.

Suponha, inicialmente, que estamos acionando uma ma-
quina LERPARAFRENTE RRP SLR(@,1) da maneira usual, isto e, to-
das as tabelas usadas durante a fase de avango sao empilhadas.

Note que qualquer tabela j tal que:
FECHAMENTO j = o (1)

nao necessita ser empilhada pois nao pode corresponder a um co-

meco de trecho reduzido.

Entretanto, toda tabela deve ser empilhada pois €
a informacao necessaria para se determinar a regra derivada,co
mandar a traducao ou permitir recuperacao de erros. Mas, por
enquanto, vamos nos concentrar apenas na determinacao do inicio

do trecho reduzido.

0 processo que pretendemos criar para determinacao
do final esquerdo do trecho reduzido faz uso da propriedade des

crita no teorema acima e apresenta grande simplicidade:

a) ao se determinar uma REDUCAO, sabemos a regra usa
da e bastara descer pela pilha até encontrarmos
uma tabela cujo FECHAMENTO contenha o estado ini-
cial da regra;

b) nao ha necessidade de empilharmos todas as tabe-

las. Apenas as que tenham FECHAMENTO # o

Em particular, nao ha necessidade de empilharmos
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sempre uma tabela que tenha FECHAMENTO # ¢ , como veremos a se

guir.

3.6.2.1. A funcao EMPILHA

Nosso objetivo e empilhar apenas tabelas que repre-
sentem comeco de trecho reduzido. Como empilhamento € uma pro-
priedade de transicoes e nao de tabelas, a condigao FECHAMENTO

# & @& necessaria mas nao suficiente. Veja-se por exemplo:

Se a tabela atual e i tal que:

q,; € NUCLEO,

a transicao b implica em empilhar i , enquanto que a transi-

cao a 1implica no oposto.

TABELA NUCLEO FECHAMENTO
i 93 Q
J 93 i
k ' g, ----
2 ay ----

Note que a tabela I da origem as seguintes agoes da

maquina LERPARAFRENTE:
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ACRO[I,a] = AVANCA j
ACAO[I,b] = AVANCA £
ACRO[T,A, ]= PROX[I,A, ]

Quando a transicdo se da de 9y Ppara q, (ACRO[I,a]=
AVANGA j) a tabela i nao deve ser empilhada pois n3ao repre-
senta um inicio de regra. Apenas as transicGes derivadas de um

FECHAMENTO serao empilhadas. Proporemos entao uma funciao:

EMPILHA : (K x (N U z)) - {verdadeiro, falso, indeterminado}
onde K e o conjunto de tabelas SLR(@,1),
"y" jindicara verdadeiro,
" " indicara falso e "#" indicara indeterminado

cuja definicao sera dada mais adiante.

Devido a introducao desta funcao para comandar 0
empilhamento no metodo de analise sintatica aqui proposto, e
que as fungoes ACARO E PROX foram correspondentemente alteradas

de modo que:

ACKO[I,a] = AVANCA j => ESTADOATUAL

1]
(&

PROX[I,a] = j => ESTADOATUAL

1]
<,

0 exemplo anterior nao preve todas as situacOes que
a fungao EMPILHA tem que tratar. Veremos a seguir outros ca-

sos, e como a funcao EMPILHA se comporta em cada um deles.

Pode ocorrer, por exemplo, o conflito "empilhar ou
nao empilhar", Isto acontece sempre que atingimos a fronteira

entre as gramaticas LL(1) e LR(1), conforme o exemplo abaixo:

R DO ST
Ak
@
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‘ GY——(9

TABELA NUCLEO FECHAMENTO

" a 0

J q3sq4

k P
ACAO [.i sa] - J
ACRO[i,A ]= k

*

No caso geral, teremos Ak => aa em vez de
Ak => aa

Nessas condicoes nossa decisao sera EMPILHAR 0

ESTADOATUAL, pois poderemos ter uma reducao pela regra K . No

te que uma gramatica RRP onde esse tipo de conflito nao aconte-

ce sera tambem RRP LL(T1).

Esta decisao de empilhamento nao trara maiores pro-
biemas pois, se for feita a reducao pela regra J (significando
transicao por q, © q3) teremos apenas empilhado desnecessaria

mente uma tabela a mais.

Ha, entretanto, um caso particular que deve ser con
siderado: quando a tabela empilhada desnecessariamente possui

Qj pertencente ao seu fechamento, ou seja:
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TABELA NUCLEO FECHAMENTO
i Gqeee Qk, Qj “.e
J G3sG4¢ -
k PYR

No instante de efetuarmos a reducao, desempilharia-
mos ate encontrar uma tabela tal que Qj e FECHAMENTO. Mas se
a transicao fosse feita por 47 € d3 isso implicaria em erro.
Veremos adiante que, se este caso ocorrer, a gramatica nao e

RRP SLR(®,1) e, portanto, nao podera ser tratada pelo gerador

aqui proposto.

E caracteristico dos analisadores LR possuir um
conjunto de pontos no interior da gramatica (correspondentes
aos estados do NUCLEQ) de onde a analise pode prosseguir. Isto
significa apehas que, em determinados momentos, nao existe in-
formacao suficiente para se determinar a localizacao exata em
que o analisador se encontra dentro da gramatica. Esta informa
cao so se completara quando a reducao for decidida. Para grama

ticas nao ambiguas uma unica regra derivada - e, portanto, uma

Unica trajetoria sobre seu automato - estara determinada.

Definiremos a funcao EMPILHA da seguinte forma:
Seja uma tabela i com
NUCLEOi = {q],qz,...,qn} e
FECHAMENTOi = {Q],Qz,...,QmT
Note que o NUCLEO e o FECHAMENTO sao conjuntos distintos.
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a) EMPILHA(i,X) = "+" <=> Qk S FECHAMENTOi (2)
X € (NU 1)
SK(Qk,X) =r
(#q € NUCLEO, | &,(q,X) = s
ou

0 & FECHAMENTO.)

b) EMPILHA(i,X) = "#" <=> Q € FECHAMENTO, (3)
X € (NU 1)
sk(Qk,X) = p
(3 q € NUCLEO, | Gj(q,X) = s
| e

0y € FECHAMENTOi)

c) EMPILHA(i,X) = " " , em qualquer outro caso. (4)

0 teorema a seguir esclarece precisamente os objeti

vos desta definigao.

TEOREMA.

Toda gramatica G , que possue maquina LERPARAFRENTE
SLR(1) e para a qual a funcdo EMPILHA nao assume o valor "inde-

terminado" & SLR(@,1).

Demonstracao.

Utilizaremos a seguinte estrategia de desempilhamen
to:"se ACAO[i,a] = "reduz j" , desempilhe ate encontrar
t | Qj € FECHAMENTO " . Esta estrategia € claramente SLR(¢,1),

pois nao utiliza qualquer tabela a esquerda do trecho reduzido.
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A prova compoe-se de duas partes:

i) a tabela t | Qj € FECHAMENTO, estd na pilha;

ii)se existirem na pilha t

n | Q; € FECHAMENTO, e

m
Qj e FECHAMENTOt , apenas a mais proxima do topo cor-
n .

t, |

responde a uma regra derivada.

Parte (i). Supondo que ACAO[i,a] ="reduz j", temos que q € Fj

e q E(NUCLEOi U FECHAMENTOi). Se q € Fj entao q € Kj ,

pois Fj c Kj . Logo, sera alcancado apenas via estado inicial
., OU seja, 3t ). € FECHAMENT X .(Q., =

Q; ja l Q; €F NTO, e 3 | aJ(QJ X) = s e X

faz parte da forma sentencial. Como EMPILHA(t,X) # "#", estao

satisfeitas as condicoes para EMPILHA(t,X) = "¢"

Parte(ii). Supondo que AQKO[tO,a] = "reduz j", que o conteudo
na pilha seja ...tntn_]...tm...t]t0 , que Qj € FECHAMENTOtn e
Qj = FECHAMENTOt . Se 't correspondesse ao inicio de trecho

m
a reduzir pela producao j , entao 3 (qn_1,...,qm,..,q],q0 = Kj)
e q NOCLEO, , § <k < n-1
k
e q, € Fj'

Em particular, 4y e NUCLEOt e Qj = FECHAMENTOt
m

Como EMPILHA(tm,X) = "y" , pois t esta na pilha, entao

m

4 x | aj(qm,X) =s . Logo, t nao € inicio de trecho reduzido,

pois nao corresponde a uma regra derivada.

A idéia subjacente a definicao da funcdo EMPILHA &
que toda tabela correspondente a um trecho reduzido da regra

j deve, necessariamente, conter Qj em seu FECHAMENTO., Preci
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samos evitar, entretanto, que qualquer outra tabela com tal con

dicao seja empilhada indevidamente.

Acompanhemos a condicao (3) EMPILHA(4i,X) = "#" (in-

determinado). Temos um estado Qk em FECHAMENTOi R com
Gk(Qk,X) = r . Isto deveria significar o empilhamento da tabe-
la i , com o simbolo X, prevendo uma possivel reducdo pela
regra k . Entretanto, essa mesma tabela possue em seu NUCLEO

um estado g e em seu FECHAMENTO um estado Qj’ ambos pertencentes
ao automato da regra j . E, ainda, q possui transicdo com
X . Ou seja , quando da ocorrencia do simbolo X e da tabela

i , poderemos estar frente a uma transicao no interior , e nao

no principio, da regra j . Nesse caso a tabela seria indevida
mente empilhada, para o nosso metodo visado, que pretende consi
derar como inicio do trecho reduzido pela regra j a tabela

mais proxima do topo que contem Qj em seu FECHAMENTO. (Note

que, possivelmente, Qj = Qk).
Alguns exemplos esclarecem os casos problematicos:

a) recursao a esquerda com ciclo no estado inicial:

: A,

I T
Este tipo de regra nao pode ser SLR(@,1), pois ao
desempilharmos uma sequencia bbbb... ainda temos que recuar
mais um simbolo, devido a uma possivel ocorrencia de a . A

condicao (3) sera satisfeita pois toda tabela que contem Qj
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.em seu NUCLEO (e necessariamente alguma contera), contera tam-

bem Qj em seu FECHAMENTO;

b) recursao "self-embedding" e transicao com COMEQO(Aj):

. . i .j i
Este tipo de regra gera a linguagem a aaded'. E
impossivel determinar-se o comprimento da sequéncia ad antes
. ' . - . i .~
de ser conhecido o comprimento da sequencia d . A condicao

(3) evita essa classe de regras.

Apresentamos a seguir alguns exemplos destes casos

problematicos.

EXEMPLO 1. Seja a gramatica RRP G1:
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AGRO PROX
a b ¢ 4 A NUCLEO FECHAMENTO
1 +3 +2 1 4
2 +3 4 AC +5 2,7 4
3 4 6 5
4 R(A) __R(A) 6
5 4 7
6 #3 #5 4 4

Note que PROX(1,A) = +2 . Empilha porque, apesar
de 60(1,A) =2, 1€ K, e 4 € Ky . Como s3ao automatos dife-

rentes nao ha problema.

No estado 6 percebe-se que a gramatica Gl nao e

SLR(@,1): a funcao EMPILHA & digual a "#".

Este € o caso de recursao a esquerda com ciclo no
estado inicial, no qual so posso saber se e fim de trecho redu-
zido olhando o simbolo anterior. No caso, ¢ indica que nao e

fim.

EXEMPLO 2. Seja a gramatica RRP G2:
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ACRO PROX
b ¢ d ] A NUCLEO  FECHAMENTO
T 43 7 2 1 4
2 AC 2
3 # 4 5 4
4 7

No estado 3 a funcao EMPILHA assume o valor "#"
porque os estados 5 e 4 de seu NUCLEO e FECHAMENTO, respectiva-

mente, pertencem ao mesmo automato.

A €& "self-embedding", logo a gramatica G2 nao e

SLR(@,1). A linguagem gerada sera:
b bbdcd’
Como descobrir, no instante que chega ¢ , quanto
vale j? Sei apenas que entraram b* e que
x =1+ 1+

- . i . <
mas so0 vou conhecer o valor de i <contando d , que ainda nao

chegaram.

XEMPLO 3. Seja a gramatica RRP G3:

e mn
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2 = T
ACRO PROX

4 i + b * - B 7 NUCLEO  FECHAMENTO
1 +3 2 1 4
2 AC 2
3 4 5
4 #6 3 %3 6 8,4
5 7 10

No estado 4 a funcao EMPILHA assume o valor "f#" in

dicando que a gramatica G3 nao e SLR(@,1).

Analisando os estados do NUCLEO4 e FECHAMENTO4 ve-

mos porque a funcao EMPILHA assume o valor "#" :

'
~
[

aE(6,1')

1
O

GT(8,1)

Por estes dois estados, como sao de automatos diferentes, pode-

rifamos empilhar. Mas, como

EMPILHA(4,i) = "#" , pois os estados 6 e 4 pertencem ao mesmo

automato.
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3.6.3. 0 construtor e o analisador RRP SLR(@,1)

0 construtor da tabela de controle pode ser defini-

do agora sem maiores problemas.

ALGORITMO. Construtor SLR(@,1).

PASSO 1: Construa a maquina LERPARAFRENTE utilizando o algorit
mo construtor M@(G) e colocando as acoes de reducao e

avanco conforme 3.6.1;

PASSO 2: Se a construcao foi bem sucedida construa a fungao EM-

PILHA, conforme as regras (2), (3) e (4);

PASSO 3: Se EMPILHA(i,X) = "#" para algum par (i,X), assinale

que a gramatica nao pertence a classe SLR(#,1).

A determinagao do inicio de um trecho reduzido deve
ria necessitar,ainda, de uma segunda funcao que indicasse quan-
do o desempilhamento deve parar, ou seja, quando Qj € FECHAMENTOt
por ocasiao de uma redugao pela regra j . Mas essa informacao

ja consta da tabela PROX, uma vez que

PROX(t,A;) # erro <=> Q;  FECHAMENTO,

Portanto, a maquina LERPARATRAS & constituida apenas pela funcdo
EMPILHA, e ocupa apenas um bit adicional por elemento da tabela.
Para permitirmos o teste sobre PROX, substituiremos a acao "re-
duz j" por "reduz Aj“. Esta substituicao e meramente formal
pois como cada categoria possui uma e uma SO regra, a correspon

déncia @& biunivoca.
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EXEMPLO. Tabela do Analisador RRP SLR(@,1) da gramatica G da
Fig.1l.

Notagao: + empilha

+ reduz
AC aceita
ACRO PROX
] + (- ) i % E T NUCLEQ FECHAMENTO

1 +4 +5 2 43 1 4,6
2 AC 2
3 t 6 +E 5
4 W7 +5 8 43 7 4,6
5 4T 4T +T 9 10
6 va4 +5 3 4 6
7 14 +5 8 43 8 4,6
8 5 9
9 4 5 6

Note que, no estado 4, a funcao EMPILHA nao apresen
tou problemas porque os estados 7, 4 e 6 nao tem transicao em

comum com nenhum simbolo.

Evidentemente estamos deixando de empilhar diver-
sas tabelas que serao necessarias para a determinacao da regra
derivada e para o comando do tradutor. Em Tugar de empilharmos

essas tabelas e estabelecermos um sistema complicado de marca-
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¢ao das tabelas na pilha para selecao das que indicam inicio de
trecho reduzido, preferimos utilizar duas pilhas no analisador:
a usual pilha sintatica, onde entram as tabelas determinadas pe
Ta funcao EMPILHA, e uma pilha semantica - na falta de melhor
termo - onde sera empilhada alguma informacao associada a tran-
sic3ao: o numero de uma rotina semantica, ou o simbolo utilizado
ou um comando para o tradutor. As duas pilhas sao associadas
por ponteiros da pilha sintatica para a pilha semantica. Na

proxima secao discutiremos as vantagens dessa organizacao.

ALGORITMO. ANALISADOR RRP SLR(@,1).

comentarios:

PSINT - pilha sintatica, onde cada elemento da pilha & forma-
do de um numero de tabela e um ponteiro para a pilha
semantica: PSINT(TABELA,PONTEIRO).

PSEM - pilha semantica.

SCAN - rotina que coloca o simbolo atual em ENTRADA

ESTADOATUAL- funciona como topo de PSINT.

TRATASEMANTICA - rotina que atua sobre a pilha semantica. Se
considerarmos que empilharemos os simbolos
de entrada na pilha semantica, poderemos ter
0s seguintes procedimentos nesta rotina:

TRATASEMANTICA(avanca) - coloca o simbolo de entrada na
pilha semantica;

TRATASEMANTICA(reduz) - tendo o ponteiro do ESTADOATUAL i
gual ao inicio do trecho reduzido
na pilha semantica, retira o tre-
cho reduzido para emitir e coloca

na pilha semantica o lado esquer-
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do da regra derivada. Note que
se o trecho reduzido for e ,nao

desempilha nada.

fim dos comentarios;

begin
ESTADOATUAL :=1 ; (* estado inicial ¥)
SCAN;
loop
case ACAO[ESTADOATUAL,ENTRADA] of
AC : exit;

avanca n: begin
ESTADOATUAL:=n;
TRATASEMANTICA(avanga);
SCAN
end;

vavanca n: begin
PUSH.PSINT(ESTADOATUAL ,topo(PSEM)); (* empilha *)

ESTADOATUAL :=n;
TRATASEMANTICA(avanca);
S CAN

end;

reduz A : begin
while PROX[ESTADOATUAL,A] = erro

do ESTADOATUAL := POP.PSINT ; (*desempilha o topo¥*)

TRATASEMANTICA (reduz);
if PROX[ESTADOATUAL,A] = +p
then PUSH . PSINT (ESTADOATUAL,topo(PSEM));

ESTADOATUAL:=PROX [ESTADOATUAL ,A]
end;
end case;
end Toop;
end.
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No exemplo a seguir, a pilha semantica contera os
proprios simbolos da transic¢ao e, por ocasicao da redugdo, os
emitira como saida. O ponteiro da pilha sintatica esta indica

do pela posigao.

EXEMPLO 1. Analise sintatica de (a+a)*a-|, tendo como base a

tabela do exemplo anterior.

SINTATICA ESTADO REDUZIDO ENTRADA AGRO SAIDA
PILHAS
SEMANTICA ATUAL
1 i+(-i%1) +5
1 5 +(=i%i) 4 +T
;
1 T i
1 3 +(-1%*i) 6
I
1 6 (-1*1)] +4
T+
4 -i*i) 7
T+ (
1 6 7 %) +5
T -
7 5 *i)4 9
T+ (-
6 7 9 i) 5
T+(-1%
! 3 ) AT
T+ (-1%*id
6 7 T §%i
T+ (-
6 7 3 ) +E
T+ (-T
1 6 7 E T
T -
8 ) 5
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6 5 -
T+(-E)
1 6 T
T+
1 3 4
T+T
1 E
2 -
E

AT

+E

AC

T+T

Arvore sintatica produzida:
/E\
T R\\\
J%
T
@%

EXEMPLO 2. Seja a seguinte gramatica RRP SLR(@,1):

s —— D —O——0)
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ACRO
a b c -| NUCLEO FECHAMENTO
143 v4 1 4
2 AC 2
3 3 4 4
4 43 5 ‘4 5 4
5 A +A 7
6 5 6
Analise sintatica de aacacba-| :
ne SINTATICA |
PILHAS SEMANTICA ESTADO REDUZIDO ENTRADA AGRO SATDA
7 N ATUAL
1 aacacha- +3
1 3 acacba-| 3
a
1 3 cacba- 4
aa
1 4 acba- ¥3
aac
1 4 3 cha-| 4
aaca
1 4 4 ba 5
aacac
1 4 5 a- +A
aacacb
1 4 A acb
aac
1 6 a 5
aach
1 5 4 +A
aacha
1 A aacha
2 1 AC
A

EXEMPLO 3. Seja a seguinte gramatica RRP SLR(@,1):
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0 : S
T :+ A
2 B
3 C
AGKO PROX
a b c d - A B C NUCLEO
+3 2 1
AC 2
v4 5 5
¢6 7 6,]2
8 9
+B 9 7,13,15
10 10
v11 7 6
+C +A 8,16
12 7
9 7,15
+A 8

FECHAMENTO
4

11
14

14
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Analise sintatica de abcccddd-| :

SINTATICA ESTADO REDUZIDO ENTRADA ACRO  SAIDA

PILHASS EmaNTI CA ATUAL
1 abcccddd| ¥3
1 3 bcccddd- v4
a
13 4 cccddd v6
ab
134 6 ccddd-] 1B
abc
1 3 B bc
a
1 5 ccddd-| 8
aB
1 8 cddd-| W11
aBec
1 8 1 ddd-| 9
aBcc
1 8 9 dd-| +C
aBccd
1 8 C cd
aBec
1 7 dd-| 10
aBcC
1
aBccCd 10 d4 12
1
aBcCdd 12 - +A
1 A 2 aBcCdd
2 -| AC
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Analise sintatica de abcd-| :

PILHASSINTATICA ESTADO REDUZIDO  ENTRADA  ACAO SATDA
SEMANTICA ATUAL
1 abcd +3
1 3 bcd4 v4
a
13 4 cd] 16
ab
134 6 d 9
abc
134 9 4 +A
abcd
1 A abcd
2 ] AC
A

3.6.4. Controle do Empilhamento

0 principal motivo de termos instituido duas pilhas
no analisador e a possibilidade de controlarmos o empilhamento.
As gramaticas RRP tendem a possuir regras sintaticas extrema-
mente poderosas, capazes de derar regras derivadas de compri-
mento ilimitado. Em analise ascendente normal, esse trecho
permanece na pilha até o momento da reducao. Isto leva a pi-

Tha a assumir um tamanho intoleravel. Imaginemos que:

i A /T begin comando . end @
T O ®
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A pilha devera conter um elemento para cada "coman-
do" no interior do bloco. |LalLonde,abril/81| propoe a criagao
de um analisador capaz de tratar um atributo adicional (empi-
Tha ou nao empilha) para contornar esse problema. Entretanto,
seu metodo transfere esse atributo para as tabelas LR, uma vez
que a pilha & Unica. E facil de prever a complexidade de seu
analisador pois, quando ao desempilhar para uma determinada re
dugdo, pode nao encontrar a tabela que contem as informagdes pa
ra reiniciar o avango, porque esta simplemente nao foi empilha
da. Alem dessa complexidade, seu metodo ainda reduz a classe
de gramaticas pois o atributo "nao empilha" nao pode ser dis-
tribuido arbitrariamente pela gramatica (como, por exemplo, em

todas as transigoes).

Nosso método separa as informacoes sintaticas das
informacoes semanticas (conforme, alias, recomendagao em
|LaLonde, janeiro/81|). A pilha sintatica contem apenas o in-
dispensavel e a pilha semantica & absolutamente livre. Note,
também, que esta segunda pilha a rigor existe em qualquer ana-
lTisador ascendente e apenas a associamos ao analisador sintati

co.

3.7. Conclusoes

As gramaticas com lados direitos regulares (RRP) ou
gramaticas livres de contexto estendidas (ECF) s3o hoje, pelo
menos, a forma predileta de apresentar aos usuarios a sintaxe
das linguagens de programagao. Entretanto, os analisadores as

cendentes, construidos diretamente a partir de gramaticas RRP,
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ainda sao suficientemente complexos para que o0s geradores de
compiladores mais recentes prefiram se utilizar de graméticas
BNF, mesmo que geradas automaticamente a partir de gramaticas
RRP (|DeRemer,80| e |DeRemer,81|). A principal dificuldade € a
determinacao do inicio de um trecho reduzido (handle), uma vez
que as regras das gramaticas RRP podem dar origem a formas sen-

tenciais de comprimento variavel,

Esta tese traz, fundamentalmente, treés novas con-
tribuicoes ao problema de analise sintatica ascendente para gra
maticas RRP. Em primeiro lugar, define condicoes suficientes
para determinar se uma gramatica e RRP SLR(@,1), partindo da
hipotese de que os atuais analisadores RRP LR sao complicados
porque sao mais poderosos do que o necessario. Em segundo 1lu-
gar, apresenta um analisador RRP SLR(@,1) que e compacto, facil
de construir e de implementar. Finalmente, introduz a ideia de
se utilizar pilhas paralelas para analise sintatica e comando
de traducdo e semantica, permitindo Tiberdade de empilhamento
para ambos os casos. Esta solucao evita os atuais metodos, bas

tante complexos |Lalonde,abril/81].

Acreditamos ter proposto um metodo de analise sinta
tica que se compara favoravelmente aos seus similares atuais.
Sua eficiencia deriva de alguma restricao sobre a gramatica,que
entretanto nao afeta grandemente sua poténcia, e de uma deren-

cia da pilha sintatica durante a fase de avancgo.

|Celentano,81| desenvolve outro processo de contro-
le da pilha durante a fase de avanco, para gramaticas ECF. Seu
metodo, entretanto, alem de criar estados adicionais, pretende

o controle integral da pilha e acaba por restringir enormemente
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a classe de gramaticas abrangidas.

0 analisador aqui proposto € extremamente simples
e compacto, pois sua maquina de LERPARAFRENTE & a usual e a ma-
quina de LERPARATRAS ocupa apenas um bit de espaco em cada pon-
to da tabela. Isto nos permite dizer que as tabelas de contro-
le do analisador sao da mesma ordem de grandeza - e normalmente
menores - que as das gramaticas BNF equivalentes. Alem disso,
a complexidade de tempo do analisador & identica a do analisa-

dor BNF correspondente.

0 metodo proposto aceita as classes de gramaticas
contidas na classe RRP SLR(@,1): gramaticas RRP LR(%,0), grama-
ticas BNF SLR(1) e gramaticas BNF LR(@). Em particular, nos
dois Ultimos casos, produz saida equivalente a do gerador usual

dessas classes de gramaticas BNF.

A extensao deste método para gramaticas RRP LR(@,K)
e derivadas € trivial, como pode ser visto em |Simone,82| que

apresentou o analisador RRP LR(0,1).



94

BIBLIOGRAFIA

. AHO, A.V. e ULLMAN, J.D., "The Theory of parsing, translation

and compiling", vol.1, Prentice-Hall, 1972,

AHO, A.V. e ULLMAN, J.D., "Principles of Compiler Design",

Addison-Wesley, 1977,

. HOPCROFT, J.E. e ULLMAN, J.D., "Introduction to Automata

Theory, Languages, and Computation", Addison-Wesley, 1979.

CELENTANO, A., "An LR parsing technique for extended context-

free grammars", Computer Languages, vol.6, pp.95-107,1981.

DeREMER, F.R., "Extended LR(K) grammars and their parsers",

Univ., California, Sta. Cruz, 1970.

DeREMER, F.R., PENELLO, T. e MEYERS, R., "A Syntax diagram
for (preliminary) ADA", SIGPLAN NOTICES, vol.15, n9 7 e 8,

jultho-agosto, 1980.

DeREMER, F.R., PENELLO, T. e McKEEMAN, W.M.,, "Ada Syntax
chart", SIGPLAN NOTICES , vol.16, n0 9, pp.48-59, setembro

1981.

DE SIMONE, E. e PEREIRA, L.C., "Algoritmos para gramaticas
RRP SLR(1)", Anais do VIIO SEMISH, Soc.Bras.Computacao,

Campinas, julho 1980.

.. LaLONDE, W.F., "Practical LR analysis of regular right part

grammars", Tese Ph.D., Dep.Comp.Science, Univ. Waterloo,

outubro 1975,



10.

11,

12.

13.

14.

15.

95

LalLONDE, W.F., "Constructing LR parsers for regular right

part grammars", Acta Informatica, 11, pp.177-193, 1979.

LaLONDE, W.F., e DES RIVIERES, J., "Handling operator
precedence in arithmetic expressions with tree transforma-

tions", TOPLAS, 3, n® 1, janeiro 19871.

LaLONDE, W.F., "The construction of stack-controlling LR
parsers for regular right part grammars", TOPLAS, 3, n0® 2,

abril 1981,

MADSEN, D.L., e KRISTENSEN, B.B., "LR parsing of extended

context-free grammars", Acta Informatica, 7, pp.61-73, 1976.

TELLES, A.A.S. e DE SIMONE, E., "Gerador de analisadores
sintaticos RRP LL(1)", Anais VIII SEMISH, Soc.Bras.Comp.,

Florianopolis, julho 1981,

De SIMONE, E. e PEREIRA, L.C., "Analise sintatica RRP LR(@,1)",

Revista Brasileira de Computacao, n?Q 3, vol.,1, fev.82.



